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Automates d’annotation de flot pour l’expression et
l’inte´gration de proprie´te´s dans l’analyse de WCET
Vincent Mussot
Re´sume´
Dans le domaine des syste`mes critiques, l’analyse des temps d’exe´cution des pro-
grammes est ne´cessaire pour planifier et ordonnancer au mieux diffe´rentes taˆches et
par extension pour dimensionner les syste`mes. La dure´e d’exe´cution d’un programme
de´pend de divers facteurs comme ses entre´es ou le mate´riel utilise´. Or cette variation
temporelle pose proble`me dans les syste`mes temps-re´el dans lesquels il est ne´cessaire
de dimensionner pre´cise´ment les temps processeur alloue´s a` chaque taˆche. Ce point
requiert d’eˆtre capable d’estimer au mieux le temps d’exe´cution au pire cas, ou Worst-
Case Execution Time (WCET) de chaque taˆche.
Au sein de l’e´quipe TRACES a` l’IRIT, nous cherchons a` calculer une borne supe´rieure
a` ce WCET qui soit la plus pre´cise possible. Pour cela, nous travaillons sur le graphe
de flot de controˆle (CFG) d’un programme qui repre´sente un sur-ensemble des ses
exe´cutions possibles. Une exe´cution du programme correspond a` un chemin de l’entre´e
de ce graphe a` la sortie. Les chemins peuvent emprunter des boucles dans le graphe
mais seulement un nombre fini de fois, car pour estimer le WCET d’une taˆche, il
est ne´cessaire que celle-ci se termine. Ainsi, il est primordial de borner les boucles
pre´sentes dans le programme, ce qui nous permet lors de notre analyse d’estimer un
WCET qui ne soit pas infini. De plus, il est possible d’inte´grer dans l’analyse des in-
formations supple´mentaires qu’on appellera annotations ou propre´te´s se´mantiques, qui
renseignent sur des comportements spe´cifiques du programme susceptibles de re´duire
la sur-approximation de notre estimation.
Dans le domaine du calcul de WCET, les outils utilisent habituellement un lan-
gage d’annotation pour exprimer les bornes de boucles et les diffe´rentes proprie´te´s
se´mantiques d’un programme, et pour les inte´grer dans l’analyse qui aboutit au WCET
estime´. Nous proposons d’utiliser des automates appele´s automates d’annotation de
flot, ou Flow Fact Automata (FFA), pour exprimer les diffe´rentes informations habi-
tuellement supporte´es par les langages d’annotation. L’inte´gration de ces annotations
dans l’analyse de WCET pourra ainsi reposer sur la base formelle qu’offre le domaine
des automates, et elle pourra eˆtre rendue automatique par l’utilisation du produit d’au-
iii
tomates entre des FFAs porteurs d’annotations et un automate e´quivalent au CFG du
programme analyse´.
Dans le cadre de cette the`se, nous avons de´veloppe´ des automates enrichis avec des
contraintes, des variables et une hie´rarchie, afin d’obtenir une expressivite´ suffisante
pour repre´senter des bornes de boucles, des contextes d’exe´cution ainsi que l’ensemble
des proprie´te´s se´mantiques utilise´es dans les annotations lie´es au domaine du WCET.
Nous avons ensuite e´tendu les ope´rations existantes sur les automates et de´fini les
nouvelles ope´rations ne´cessaires pour mener a` bien l’ide´e de faire un produit avec un
automate e´quivalent au CFG dont le re´sultat inte´grerait les diffe´rentes informations
initialement porte´es par les automates.
Par la suite, ces diffe´rents e´le´ments ont e´te´ inte´gre´s dans un contexte d’analyse de
WCET : sur la base du framework Otawa de´veloppe´ dans notre e´quipe, nous avons
mis en place une ge´ne´ration d’automates a` partir du langage d’annotation FFX pour
chaque type de balise utilise´es actuellement. Puis avec l’aide des diffe´rentes ope´rations
de´finies, nous avons inte´gre´ les informations porte´es par les automates dans l’analyse
de WCET.
Paralle`lement, nous avons propose´ une nouvelle solution issue de la nature des au-
tomates enrichis pour ame´liorer la pre´cision de notre analyse de WCET. L’inte´gration
des annotations dans une analyse se fait habituellement par l’association de contraintes
nume´riques au graphe de flot de controˆle. Les automates que nous pre´sentons sup-
portent cette me´thode mais leur expressivite´ offre e´galement de nouvelles possibilite´s
d’inte´gration base´es sur un de´pliage partiel du CFG. Nous avons mis a` l’e´preuve cette
me´thode par des expe´rimentations et par la comparaison avec la me´thode habituelle-
ment utilise´e.
Pour finir, nous avons isole´ et spe´cifie´ une cate´gorie de proprie´te´s se´mantiques que
nous avons de´finie dans le langage d’annotation FFX, et nous avons de´veloppe´ les
automates capables de supporter cette nouvelle classe de proprie´te´s. Cette cate´gorie
se preˆtant bien a` la comparaison de la nouvelle forme d’inte´gration introduite par
les automates, nous avons pu ve´rifier l’efficacite´ de notre approche face a` celle exis-
tante au travers d’une ame´lioration de la pre´cision du WCET estime´ dans diverses
expe´rimentations.
Mots-Cle´s : WCET, syste`mes temps-re´el, analyse statique, Automates hierar-
chiques, IPET, langage d’annotation
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Abstract
In the domain of critical systems, the analysis of execution times of programs is
needed to schedule various task at best and by extension to dimension the whole system.
The execution time of a program depends on multiple factors such as its entries or
the targeted hardware. This time variation is an issue in real-time systems where the
duration is required to allocate correct processor time to each task, and in this purpose,
we need to know their worst-case execution time.
In the TRACES team at IRIT, we try to compute a safe upper bound of this
worst-case execution time that would be as precise as possible. In order to do so, we
work on the control flow graph of a program that represents an over-set of its possible
executions and we combine this structure with annotations on specific behaviours of
the program that might reduce the over-approximation of our estimation.
Tools designed to compute worst-case execution times of programmes usually sup-
port the expression and the integration of annotations thanks to specific annotation
languages. Our proposal is to replace these languages with a type of automata na-
med flow fact automata so that not only the expression but also the integration of
annotations in the analysis inherit from the formal basis of automata. We show how
these automata enriched with constraints, variables and a hierarchy support the various
annotations used in the worst-case execution time domain.
Additionally, the integration of annotations in an analysis usually relies on the
association of numerical constraint to the control flow graph. The automata presented
here support this method but their expressiveness offers new integration possibilities
based on the partial unfolding of the control flow graph. We present experimental
results from the comparison of these two methods that show how the graph unfolding
can improve the analysis precision. In the end, this precision gain in the worst-case
execution time will ensure a better usage of the hardware as well as the absence of
risks for the user or the system itself.
Keywords : WCET, real-time systems, static analysis, IPET, hierarchical auto-
mata, annotation language.
v

Table des matie`res
1 Introduction 1
2 E´tat de l’art 5
2.1 Introduction . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . 5
2.2 Approches ge´ne´rales de l’analyse de programmes . . . . . . . . . . . . . 8
2.2.1 Analyse dynamique . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . 8
2.2.2 Analyse statique . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . 9
2.3 Me´thodes d’estimation du WCET . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . 10
2.3.1 Tree-based . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . 10
2.3.2 Path-based . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . 11
2.3.3 Model Checking . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . 11
2.3.4 Combiner AI et IPET . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . 12
2.3.4.1 L’analyse de flot . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . 13
2.3.4.2 Mode´liser l’architecture par interpre´tation abstraite . . 15
2.3.4.3 La me´thode d’e´nume´ration implicite de chemins (IPET) 16
2.4 Les langages d’annotation . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . 17
2.4.1 FFX . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . 18
2.5 Conclusion . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . 19
2.5.1 Une base formelle . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . 19
2.5.2 Une inte´gration controˆle´e des annotations . . . . . . . . . . . . 20
2.5.3 Un outil e´volutif . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . 21
2.5.4 Un support adapte´ aux annotations . . . . . . . . . . . . . . . . 22
3 Principe des automates d’annotation 23
3.1 Ide´e ge´ne´rale . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . 23
3.2 Application a` un exemple . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . 24
3.2.1 Un CFG sous forme d’automate . . . . . . . . . . . . . . . . . . 25
vii
TABLE DES MATIE`RES
3.2.2 Une annotation sous forme d’automate . . . . . . . . . . . . . . 26
3.2.3 Un produit entre un CFA et un FFA . . . . . . . . . . . . . . . 27
3.2.4 Un nouveau CFG . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . 28
3.3 Le cas critique des bornes de boucles . . . . . . . . . . . . . . . . . . . 29
3.3.1 La piste des automates a` compteurs . . . . . . . . . . . . . . . . 30
3.3.2 Exemple d’automate a` contraintes globales . . . . . . . . . . . . 32
3.4 De´finitions formelles . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . 33
3.4.1 Automates a` contraintes globales . . . . . . . . . . . . . . . . . 33
3.4.2 Extension de la fonction de transition aux mots . . . . . . . . . 35
3.4.3 Validation de contraintes par une liste de variables . . . . . . . 35
3.4.4 Langage accepte´ par un automate a` contraintes . . . . . . . . . 36
3.4.5 Produit d’automates a` contraintes . . . . . . . . . . . . . . . . . 36
3.5 Illustration du produit . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . 38
3.5.1 Reconstruction du CFG et adaptation des contraintes . . . . . . 40
3.5.2 La gestion des contextes . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . 41
3.5.2.1 Exemple avec deux appels de fonction . . . . . . . . . 41
3.5.2.2 Un premier automate avec contextes . . . . . . . . . . 42
3.5.2.3 Un second automate avec contextes . . . . . . . . . . . 43
3.6 Conclusion . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . 48
4 Automates a` contraintes hie´rarchiques 49
4.1 Introduction . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . 49
4.2 Ide´e ge´ne´rale . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . 50
4.2.1 Des automates enrichis d’une hie´rarchie . . . . . . . . . . . . . . 51
4.2.2 De nouvelles ope´rations . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . 51
4.3 De´finitions formelles . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . 52
4.3.1 Automates hie´rarchiques a` contraintes . . . . . . . . . . . . . . 52
4.3.2 Extension de la fonction de transition aux mots . . . . . . . . . 53
4.3.3 Langage accepte´ par un automate hie´rarchique . . . . . . . . . . 57
4.4 Ope´rations . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . 57
4.4.1 Un mot sur le produit de deux HFAs . . . . . . . . . . . . . . . 58
4.4.2 Ope´ration d’aplatissement . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . 59
4.4.3 Unification : suppression des super-e´tats . . . . . . . . . . . . . 60
4.4.3.1 Re´duction du sous-automate . . . . . . . . . . . . . . . 62
viii V. Mussot
TABLE DES MATIE`RES
4.4.3.2 Re´injection du re´sultat . . . . . . . . . . . . . . . . . . 62
4.4.3.3 Adaptation des contraintes . . . . . . . . . . . . . . . 63
4.4.3.4 De l’inde´terminisme pour les cas complexes . . . . . . 65
4.4.3.5 Algorithme de l’unification . . . . . . . . . . . . . . . . 65
4.4.4 L’ope´ration d’injection . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . 66
4.5 Conclusion . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . 68
5 Application au langage d’annotation FFX 71
5.1 Introduction . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . 71
5.2 Du code source vers le fichier binaire . . . . . . . . . . . . . . . . . . . 73
5.2.1 L’alphabet des automates base´ sur le CFG . . . . . . . . . . . . 74
5.2.2 L’utilisation de l’e´toile . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . 74
5.3 Diffe´rents contextes . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . 76
5.3.1 Contexte d’appel de fonction . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . 76
5.3.2 Contexte de boucle . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . 79
5.3.3 Contexte d’ite´ration . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . 82
5.4 Du FFX aux automates . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . 83
5.4.1 Traduction des appels de fonction . . . . . . . . . . . . . . . . . 84
5.4.2 Traductions des boucles . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . 86
5.4.2.1 Les bornes de boucles et les contextes . . . . . . . . . 86
5.4.2.2 L’expression des bornes par les HFAs . . . . . . . . . . 87
5.4.2.3 De´plier une ite´ration pre´cise . . . . . . . . . . . . . . . 88
5.5 Les contraintes nume´riques . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . 91
5.6 Conclusion . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . 92
6 Compromis entre de´pliage du CFG et inte´gration par contraintes 93
6.1 Introduction . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . 93
6.2 Un premier exemple d’inte´gration par de´pliage . . . . . . . . . . . . . . 94
6.2.1 Le programme . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . 94
6.2.2 L’annotation en FFX et sous forme de HFA . . . . . . . . . . . 95
6.2.3 Le produit avec le CFA . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . 96
6.2.4 L’aplatissement des HFAs . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . 97
6.3 Expe´riences . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . 98
6.3.1 Les outils d’analyse . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . 99
ix
TABLE DES MATIE`RES
6.3.2 Analyse de programmes du WTC14 . . . . . . . . . . . . . . . . 100
6.3.3 Gains de pre´cision dans les analyses bas-niveau . . . . . . . . . 101
6.3.4 Impact de la taille du programme sur la pre´cision . . . . . . . . 103
6.3.5 Passage a` l’e´chelle . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . 105
6.4 Le de´pliage de contraintes nume´riques . . . . . . . . . . . . . . . . . . . 107
6.4.1 Principe ge´ne´ral . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . 107
6.4.2 Un exemple . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . 108
6.4.3 Un programme spe´cifique . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . 111
6.5 Conclusion . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . 112
7 Extension a` une nouvelle classe d’annotation 113
7.1 Introduction . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . 113
7.2 Les conflits . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . 114
7.2.1 L’outil PathFinder . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . 115
7.2.2 La notion de conflit . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . 115
7.2.2.1 Une annotation inde´pendante du nombre d’exe´cution . 116
7.2.3 Le contexte d’un conflit . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . 117
7.2.3.1 Exemples de conflits . . . . . . . . . . . . . . . . . . . 118
7.2.3.2 Recherche du contexte englobant . . . . . . . . . . . . 119
7.2.3.3 Le cas des boucles . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . 121
7.2.4 Un premier exemple . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . 122
7.2.5 La notion de conflit ordonne´ . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . 125
7.3 Expe´riences . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . 127
7.4 Conclusion . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . 129
8 Conclusion 131
Appendices 135
Acronymes 137
Bibliographie 139
x V. Mussot
Table des figures
2.1 Distribution de la dure´e de toutes les exe´cutions d’un programme. . . . 7
3.1 Exemple de CFG (a) et l’automate correspondant (b). . . . . . . . . . . 25
3.2 Exemple de FFA qui interdit un arc spe´cifique du CFG. . . . . . . . . . 27
3.3 Re´sultat de FFA × CFA (a) et le CFG correspondant (b). . . . . . . . 28
3.4 Exemple de FFA exprimant une annotation e´quivalent a` xbackedge ≤ 5 . 29
3.5 Exemple d’automate a` compteurs pour borner une boucle. . . . . . . . 30
3.6 Exemple d’automate a` contraintes globales. . . . . . . . . . . . . . . . . 32
3.7 Exemple de produit d’un FFA a` contraintes globales (a) avec un CFA
(b). Le re´sultat (c) est aussi un automate a` contraintes globales. . . . . 38
3.8 Exemple de produit d’un FFA a` contraintes globales (a) avec un CFA
(b). La variable c est re´plique´e sur les backedges du re´sultat (c). . . . 39
3.9 Vue simplifie´e de FFAs dans lesquels sont illustre´s les diffe´rents cas de
correspondance entre les variables des automates et les variables ILP. . 40
3.10 FFA avec bornes de boucle contextuelles . . . . . . . . . . . . . . . . . 42
3.11 FFAs supportant des annotations contextuelles de bornes de boucle. . . 44
3.12 FFA supportant des annotations contextuelles de bornes de boucle et
re´sultant du produit des deux automates de la figure 3.11 . . . . . . . . 45
3.13 FFA supportant une annotation de borne de boucle contextuelle graˆce
a` un compteur supple´mentaire. . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . 47
3.14 FFA supportant une annotation de borne de boucle contextuelle par
duplication des e´tats. . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . 47
4.1 Exemple d’automate hie´rarchique a` contrainte qui accepte le mot abcd
mais rejette le mot abc. . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . 57
4.2 Illustration du proble`me de chevauchement de contexte. . . . . . . . . . 58
4.3 Illustration de l’ope´ration d’unification applique´e au super-e´tat 2 . . . 61
4.4 Re´duction du sous-automate du super-e´tat 2 par un produit forc¸ant
des transitions d’entre´e et de sortie spe´cifiques. . . . . . . . . . . . . . . 62
xi
TABLE DES FIGURES
5.1 Deux automates e´quivalents, l’un avec les transitions exclues explicites
(a) et l’autre avec la notion de priorite´ (b). . . . . . . . . . . . . . . . . 75
5.2 Le contexte d’un point d’appel de fonction sous forme de HFA. . . . . . 77
5.3 Le contexte d’un corps de fonction sous forme de HFA. . . . . . . . . . 79
5.4 Entre´es et sorties sche´matiques d’un contexte de boucle sous forme d’au-
tomate hie´rarchique. . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . 80
5.5 Un CFG comportant une boucle (a) et le HFA repre´sentant ce contexte
de boucle (b). . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . 81
5.6 HFA repre´sentant un contexte de boucle apre`s simplification des transi-
tions sortantes. . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . 81
5.7 Entre´es et sorties sche´matiques d’un contexte d’ite´ration sous forme
d’automate hie´rarchique. . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . 82
5.8 Un HFA repre´sentant un contexte d’ite´ration de boucle (a) et le meˆme
HFA simplifie´ (b). . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . 83
5.9 CFG illustrant l’appel a` foo. . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . 85
5.10 FFA repre´sentant les contextes des balises imbrique´es call et function
du code 5.7 . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . 85
5.11 CFG simplifie´ d’une boucle . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . 88
5.12 FFA a (resp. b) ge´ne´re´ a` partir du code 5.11 (resp. 5.12) . . . . . . . . 88
5.13 De´pliages partiels d’une boucle avec isolation d’une ite´ration pre´cise. . 89
5.14 Automate a (resp. b) permettant d’isoler le contexte de la premie`re
(resp. dernie`re) ite´ration. . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . 90
6.1 CFG du programme 6.1. . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . 95
6.2 HFA avec contrainte. . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . 96
6.3 HFA de´plie´. . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . 96
6.4 Injection du CFA de la figure 6.1 dans le HFA de la figure 6.2. . . . . . 97
6.5 Injection du CFA de la figure 6.1 dans le HFA de la figure 6.3. . . . . . 97
6.6 Aplatissement du HFA de la figure 6.4. . . . . . . . . . . . . . . . . . . 98
6.7 Aplatissement du HFA de la figure 6.5. . . . . . . . . . . . . . . . . . . 98
6.8 Vue ge´ne´rale de notre syste`me d’analyse de WCET comprenant l’imple´mentation
des automates d’annotation de flot. . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . 99
6.9 Remplacements successifs des diffe´rentes lignes de caches par la se´quence
A→ B→ C→ A→ . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . 102
6.10 Remplacements successifs des diffe´rentes lignes de caches par la se´quence
A→ C→ B→ C→ . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . 102
6.11 CFG du programme 6.3. . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . 103
xii V. Mussot
TABLE DES FIGURES
6.12 Estimation du WCET en fonction du nombre n de conditions dans le
programme sparse n. . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . 104
6.13 Temps d’analyse ne´cessaire au calcul du WCET. . . . . . . . . . . . . . 106
6.14 FFA repre´sentant l’annotation du code 6.4. . . . . . . . . . . . . . . . . 108
6.15 Premie`re e´tape de construction de l’automate de´plie´ correspondant au
FFA de la figure 6.14. . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . 109
6.16 Automate enrichi re´sultant du de´pliage du FFA de la figure 6.14. . . . . 110
6.17 FFA simplifie´ correspondant a` l’automate enrichi de la figure 6.16. . . . 110
7.1 CFA d’un programme compose´ de deux conditions successives. . . . . . 122
7.2 FFA d’un conflit entre deux arcs. . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . 122
7.3 CFA re´sultant du produit du CFA de la figure 7.1 et du FFA de la
figure 7.2. . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . 123
7.4 FFA d’un conflit entre trois arcs. . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . 124
7.5 Produit entre un conflit partiel (a) et un FFA (b) encodant la contrainte
d’ordre des arcs issue de la structure du CFG. Le re´sultat (c) correspond
au conflit complet de la figure 7.2. . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . 125
7.6 CFA re´sultant du produit du CFA de la figure 7.1 et du FFA de la
figure 7.5a. . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . 126
xiii

Liste des tableaux
6.1 Re´sultats de l’analyse de WCET du WTC14 avec et sans automates. . 100
6.2 Re´sultats de l’analyse de WCET de l’exemple de la partie 6.2 avec et
sans automates. . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . 101
6.3 Re´sultats de l’analyse de WCET du programme budget. . . . . . . . . 112
7.1 Re´sultats de l’analyse de WCET avec inte´gration de conflits . . . . . . 127
xv

Liste des codes
3.1 Deux appels a` une fonction contenant une boucle. . . . . . . . . . . . . 42
3.2 Boucle dans une fonction appele´e de multiples fois. . . . . . . . . . . . 47
5.1 Programme en langage C. . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . 72
5.2 Fichier FFX ge´ne´re´ a` partir du code 5.1. . . . . . . . . . . . . . . . . . 72
5.3 Appels de fonctions imbrique´s . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . 76
5.4 Balise FFX d’un appel de fonction. . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . 84
5.5 Balise FFX d’une fonction. . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . 84
5.6 Exemple de code source avec un appel a` une fonction foo. . . . . . . . . 85
5.7 Fichier FFX ge´ne´re´ a` partir du code 5.6. . . . . . . . . . . . . . . . . . 85
5.8 Balise FFX d’une boucle avec et sans la balise optionnelle correspondant
a` une ite´ration de cette boucle . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . 86
5.9 Exemple de boucle et de multiples appels de fonctions. . . . . . . . . . 87
5.10 Diffe´rentes valeurs des bornes d’une meˆme boucle en fonction du contexte
englobant. . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . 87
5.11 FFX avec bornes . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . 88
5.12 FFX avec bornes et contexte d’ite´ration . . . . . . . . . . . . . . . . . 88
6.1 Programme pre´sentant deux conditions mutuellement exclusives dans
chaque ite´ration d’une boucle. . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . 95
6.2 Fichier FFX supportant une annotation d’exclusion sous forme de contrainte
nume´rique. . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . 96
6.3 Programme comportant quatre conditions dans une boucle. . . . . . . . 103
6.4 Fichier FFX supportant une contrainte entre les arcs A, B et C. . . . . . 108
6.5 Extrait de code du programme budget . . . . . . . . . . . . . . . . . . 111
7.1 Forme ge´ne´rale d’un conflit . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . 115
7.2 Exemple d’annotation . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . 115
7.3 Conflit impliquant un bloc dans une boucle . . . . . . . . . . . . . . . . 116
7.4 Conflit entre deux blocs . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . 116
xvii
LISTE DES CODES
7.5 Exemple de code source . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . 118
7.6 Conflit dans le main . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . 118
7.7 Conflit dans la fonction foo . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . 118
7.8 Conflit entre un arc du main et un arc de la fonction foo, avec pre´cision
du contexte interne du second arc. . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . 119
7.9 Conflit entre deux arcs avec leurs contextes internes complets. . . . . . 119
7.10 Conflit du code 7.9 apre`s fusion des contextes internes communs aux
deux arcs. . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . 120
7.11 Conflit du code 7.10 apre`s extraction des contextes internes communs
aux deux arcs. . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . 120
7.12 Conflit entre deux blocs . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . 126
xviii V. Mussot
“Science is neat, but I’m afraid it’s not very forgiving”
— Scott Clarke
1
Introduction
Dans le domaine des syste`mes embarque´s, l’analyse des temps d’exe´cution des pro-
grammes est ne´cessaire pour planifier et ordonnancer au mieux diffe´rentes taˆches et
par extension pour dimensionner les syste`mes. Dans un contexte temps-re´el strict ou`
chaque programme doit respecter sa date limite, planifier les taˆches en s’appuyant sur
la dure´e maximale d’exe´cution de chacune d’elles permet d’assurer le fonctionnement
correct du syste`me tout en limitant ses dimensions.
La dure´e maximale d’exe´cution d’un programme est appele´e temps d’exe´cution au
pire cas, ou Worst-Case Execution Time (WCET). En the´orie, e´crire un algorithme
capable de calculer ce WCET est impossible en raison des conditions et des imbri-
cations de boucles des programmes qui provoquent une explosion exponentielle du
nombre de cas a` tester. En pratique, nous nous efforc¸ons de calculer une sur-estimation
de ce WCET qui soit la plus pre´cise possible. Une me´thode consiste a` travailler sur
le Graphe de Flot de Controˆle (CFG) du programme qui repre´sente un sur-ensemble
de ses exe´cutions possibles. Une exe´cution du programme correspond a` un chemin de
l’entre´e a` la sortie de ce graphe, mais la pre´sence de cycles dans le graphe n’interdit
pas les exe´cutions infinies pour lesquelles le temps d’exe´cution est lui aussi infini. De
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fait, l’estimation du WCET n’a de sens que sur l’ensemble des exe´cutions qui se ter-
minent. Il est donc ne´cessaire de connaˆıtre les bornes des boucles pre´sentes dans le
programme et de les associer au CFG pour supprimer les chemins correspondants a` ces
exe´cutions infinies. Ces chemins qui ne correspondant a` aucune exe´cution re´elle du pro-
gramme sont appele´s des chemins infaisables, dont la pre´sence provoque un risque de
sur-estimation de WCET. Il est donc souhaitable d’en supprimer le plus grand nombre
possible en inte´grant dans l’analyse des informations supple´mentaires qu’on appellera
des proprie´te´s se´mantiques ou des annotations.
Dans le domaine de l’analyse de WCET, les outils utilisent habituellement un lan-
gage d’annotation pour exprimer ce type d’informations et les inte´grer dans leur es-
timation du WCET. Nous proposons d’utiliser des automates qu’on appellera auto-
mates d’annotation de flot pour supporter les diffe´rentes informations se´mantiques et
les bornes de boucles, et de se reposer sur le formalisme existant dans le domaine des
automates pour inte´grer ces informations dans le CFG.
Par ailleurs, les langages d’annotation ont souvent e´te´ de´finis en lien avec une
me´thode d’analyse de WCET pre´cise. Dans le cas de la me´thode d’estimation du WCET
par e´nume´ration implicite de chemins (IPET), l’inte´gration d’annotations de flot dans
l’analyse se limite ge´ne´ralement a` l’ajout de nouvelles contraintes dans le syste`me
d’e´quations associe´ a` la me´thode. L’expressivite´ des automates offre des perspectives
diffe´rentes puisqu’elle permet une inte´gration des annotations par de´pliage partiel du
CFG, ce qui permet de gagner en pre´cision dans l’estimation du WCET au prix d’une
complexification de l’analyse.
Organisation du Document
Ce me´moire de the`se s’architecture de la fac¸on suivante :
Le chapitre 2 pre´sente l’e´tat de l’art relatif aux analyses permettant d’estimer
le WCET d’un programme. Diverses me´thodes sont mentionne´es et l’expression et
l’inte´gration des proprie´te´s se´mantiques dans l’analyse de WCET sont de´taille´es. Nous
concluons ce chapitre en mentionnant les limitations des langages d’annotations. Nous
justifions ainsi la recherche d’un formalisme dont l’expressivite´ offrirait de nouvelles
fac¸on d’inte´grer les annotations dans l’analyse. La flexibilite´ de la me´thode d’inte´gration
envisage´e fera ainsi apparaˆıtre le potentiel d’ame´lioration de la pre´cision de l’analyse.
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Dans le chapitre 3, nous pre´sentons les automates d’annotations comme support a`
l’expression des proprie´te´s se´mantiques. Nous montrons comment ces automates enri-
chis de contraintes peuvent se substituer a` un langage d’annotation et s’inte´grer effi-
cacement dans un processus d’analyse de WCET. Il ressort de ce chapitre la ne´cessite´
d’e´tendre le formalisme utilise´ a` une hie´rarchie d’automates afin d’obtenir une expres-
sivite´ au moins e´quivalente a` celle d’un langage d’annotation.
Le chapitre 4 introduit une structure hie´rarchique dans les automates d’annota-
tion avec pour objectif de repre´senter les diffe´rents contextes qu’on trouve habituelle-
ment dans la programmation impe´rative. Nous de´taillons e´galement comment elle peut
s’inte´grer dans une analyse de WCET et nous pre´sentons les diffe´rents algorithmes
de´veloppe´s a` cette fin.
Le chapitre 5 s’appuie sur un langage d’annotation existant (FFX) pour montrer
l’utilisation des automates d’annotation. Nous illustrons comment il est possible de
ge´ne´rer des automates a` partir des diffe´rentes annotations commune´ment utilise´es dans
le domaine du calcul de WCET.
Dans le chapitre 6, nous montrons comment il est possible d’exploiter la flexibilite´
des automates pour faire varier la pre´cision des re´sultats de l’analyse de WCET. Nous
pre´sentons une me´thode reposant sur un de´pliage de graphe comme alternative a` la
me´thode traditionnelle d’inte´gration par ajout de contraintes. Nous observons ensuite
les effets du compromis entre ces deux me´thodes d’inte´gration et les diffe´rences de
pre´cision de l’analyse de WCET qui peuvent en ressortir. Nous pre´sentons enfin une
me´thode syste´matique pour transformer certaines contraintes en un automate capable
de de´plier partiellement le CFG du programme analyse´, tout en conservant la possibilite´
d’inte´gration sous forme de contrainte.
Dans le chapitre 7, nous nous concentrons sur une nouvelle cate´gorie d’annotations
relative a` un type de chemins infaisables que certains outils sont en mesure de fournir.
Nous exprimons ces annotations en reprenant les deux types d’automates pre´sente´s
dans le chapitre 6, mais pour surmonter les proble`mes de complexite´ lie´s au de´pliage
partiel du CFG, nous de´rivons une proprie´te´ d’ordre entre les e´le´ments d’une meˆme
annotation. Il nous est alors possible de comparer l’inte´gration par les deux types
d’automates a` partir de suites programmes fre´quemment utilise´es dans l’analyse de
WCET.
Nous concluons cet ouvrage en mettant en avant les be´ne´fices qui peuvent eˆtre tire´s
de l’utilisation des automates d’annotations dans l’analyse de WCET. Nous appliquons
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notamment une grille de crite`res relative aux langages d’annotation pour estimer la
valeur de cette proposition, dont nous pointons e´galement les limitations. Enfin, nous
fournissons des pistes diverses pour ame´liorer notre me´thode ou l’e´tendre a` des voies
de recherches inexplore´es.
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“C’est pas faux !”
— Perceval le Gallois
2
E´tat de l’art
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2.1 Introduction
La proprie´te´ principale qu’on attend ge´ne´ralement d’un programme est qu’il soit
correct, c’est-a`-dire que ses sorties correspondent bien a` celles attendues par sa spe´cifi-
cation. Dans le domaine des syste`mes temps-re´el cependant, l’exe´cution d’un pro-
gramme se doit e´galement de respecter des contraintes temporelles.
Conside´rons un ordonnanceur qui alloue un cre´neau de temps processeur a` une
5
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taˆche pour qu’elle puisse s’exe´cuter. Afin que son exe´cution se de´roule correctement, ce
cre´neau de temps doit eˆtre suffisamment grand pour que la taˆche puisse se terminer, et
ce, quelles que soient ses entre´es. Si ce n’est pas le cas, il est possible que la taˆche de´passe
le cre´neau de temps qui lui e´tait alloue´, c’est-a`-dire qu’elle ne respecte pas sa date limite
(deadline) d’utilisation du processeur. En fonction du type d’ordonnanceur utilise´, les
risques seront soit la non-terminaison de la taˆche courante a` cause de la pre´emption
d’une nouvelle taˆche (re´-allocation du processeur), ou a` l’inverse le de´calage, voire le
report de la taˆche suivante qui n’aura pas pu de´marrer a` temps.
On parlera de syste`me temps-re´el strict quand ce non-respect de deadline par
une taˆche est susceptible d’avoir un impact critique sur le bon fonctionnement du
syste`me, avec des conse´quences potentiellement catastrophiques pouvant aller jus-
qu’a` menacer des vies humaines. Les syste`mes impliquant des contraintes temps-re´el
strictes s’e´tendent du domaine me´dical (les pacemakers [58] par exemple) aux domaines
ae´ronautique et automobile (les pilotes automatiques, les controˆleurs de vol, . . . ), en
passant par la robotique, les syste`mes de surveillance d’usines, etc.
Ainsi, dans les syste`mes critiques, on s’attache a` allouer a` une taˆche pre´cise un
cre´neau de temps processeur qui soit adapte´, de fac¸on a` ce qu’elle soit en capacite´ de
respecter sa date limite. Pour y parvenir, une me´thode consiste a` calculer son temps
d’exe´cution au pire cas ou Worst-Case Execution Time (WCET). En effet, la dure´e
d’une taˆche peut varier en fonction de ses entre´es par exemple, ou du mate´riel sur lequel
la taˆche est exe´cute´e. Un observateur omniscient capable de passer en revue toutes les
exe´cutions possibles d’une taˆche pourrait aise´ment trouver celle dont la dure´e est la
plus longue. Ne´anmoins, il est the´oriquement impossible d’e´crire un algorithme qui
puisse jouer le roˆle de cet observateur omniscient puisque la preuve de la terminaison
d’un programme est de´ja` un proble`me inde´cidable en soi [66]. On utilisera donc, a` la
place, des me´thodes capables de fournir soit une borne garantie supe´rieure ou e´gale a`
ce WCET, soit un WCET approche´ issu d’une mesure et parfois associe´ a` un indice de
confiance 1.
La figure 2.1 montre les dure´es de toutes les exe´cutions possibles d’une taˆche du
point de vue d’un observateur omniscient. Ce graphique illustre le comportement d’un
programme dont la majeure partie des exe´cutions est bien infe´rieure au WCET re´el
mais pour lequel quelques cas spe´cifiques de´clenchent des traitements plus longs (typi-
1. Pourcentage d’exe´cutions pour lesquelles le WCET estime´ sera bien respecte´. Par exemple : ”Le
WCET sera infe´rieur a` 1 ms dans 95% des cas”
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tempsWCET borne garantie
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WCETmesuré
Figure 2.1 – Distribution de la dure´e de toutes les exe´cutions d’un programme.
quement des cas d’erreurs associe´s a` des gestions d’exceptions). D’un coˆte´, on trouve
une borne garantie supe´rieure au WCET re´el. La distance entre cette borne et le
WCET correspond a` la pre´cision avec laquelle la borne a pu eˆtre estime´e. De l’autre
coˆte´, on trouve le WCET mesure´, qui correspond au maximum de la majeure partie
des exe´cutions.
Apre`s une introduction des notions de base utilise´es dans cette the`se et relatives a` la
repre´sentation des programmes, nous pre´senterons les diffe´rentes approches existantes
permettant d’estimer le WCET et les principales me´thodes utilise´es. Nous pre´senterons
e´galement des moyens de mode´liser le mate´riel, ainsi que les structures et langages
permettant d’aboutir a` une estimation du WCET.
Repre´sentation des programmes
Nous utiliserons dans cette the`se la repre´sentation des programmes sous forme de
graphes de flot de controˆle ou Control Flow Graphs (CFGs) [2]. Cette repre´sentation
constitue un sur-ensemble des exe´cutions possibles du programme et repose sur le
de´coupage du code assembleur correspondant au code machine en blocs de base qui
sont de´finis ainsi :
De´finition 1. Un bloc de base est une se´quence maximale d’instructions dont la premie`re
instruction est le seul point d’entre´e et dont la dernie`re instruction est le seul point de
sortie.
Un CFG est donc compose´ de tous les blocs de base qui composent un programme
et d’arcs les reliant. Ces arcs traduisent la possibilite´ de passer d’un bloc a` l’autre, soit
en se´quence quand la dernie`re instruction d’un bloc de base et la premie`re instruction
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d’un second bloc ont des adresses qui se suivent, soit par une instruction spe´cifique de
branchement. On de´finit un CFG ainsi :
De´finition 2. Le CFG d’un programme est un graphe oriente´ G = (B,E,e,x) tel que B
est un ensemble de blocs de base {b1, b2, . . . , bn}, E est un ensemble d’areˆtes oriente´es
{(bi, bj), (bk, bl), . . .}, e est une unique entre´e et x une unique sortie. Chaque areˆte est
une paire ordonne´e de blocs (bi, bj) ou` bi est la source de l’areˆte et bj la destination. On
exige que pour tout bloc de base n ∈ B, n soit atteignable depuis e, et x soit atteignable
depuis n.
Le CFG est un graphe oriente´, pour lequel on peut de´finir la notion de chemin :
De´finition 3. Un chemin dans un CFG G = (B,E,e,x) est une se´quence de blocs de
base (b1, b2, . . . , bn) ∈ B?, avec b1 = e, bn = x et ∀i ∈ [1, n− 1], (bi, bi+1) ∈ E.
Cette notion de chemin est a` mettre en correspondance avec les exe´cutions possibles
du programme : une exe´cution du programme correspond a` un chemin dans le CFG
(mais l’inverse n’est pas toujours vrai).
2.2 Approches ge´ne´rales de l’analyse de programmes
Intuitivement, analyser un programme pour en extraire une proprie´te´ (son WCET
par exemple) semble aller de pair avec son exe´cution. Cette approche appele´e analyse
dynamique est effectivement utilise´e, mais on l’oppose ge´ne´ralement a` une seconde
approche nomme´e analyse statique, qui consiste a` e´tudier un programme et en de´river
des proprie´te´s sans l’exe´cuter. Cette partie pre´sente ces deux cate´gories en conside´rant
comme objectif le calcul du WCET.
2.2.1 Analyse dynamique
Cette approche appele´e measurement based method [59] consiste a` exe´cuter plusieurs
fois un meˆme programme, au moyen d’un jeu de tests, en mesurant a` chaque fois sa
dure´e d’exe´cution. Si un des tests effectue´s correspond bien a` l’exe´cution au pire cas du
programme, cette me´thode fournira alors son WCET exact. Ne´anmoins, le seul moyen
d’assurer que cette exe´cution au pire cas sera bel et bien rencontre´e est de tester
toutes les entre´es possibles du programme, ce qui est possible sur des programmes
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triviaux, mais inenvisageable en pratique. A` la place, on utilise ge´ne´ralement des tests
suppose´s repre´sentatifs [52], c’est-a`-dire qu’ils sont susceptibles de permettre de trouver
le WCET, mais sans pour autant le garantir. Pour tenter de palier ce proble`me, la
pratique dans l’industrie consiste ge´ne´ralement a` ajouter une marge de se´curite´ au
WCET mesure´. Cependant le proble`me demeure puisque d’une part, cela ne garantit
toujours pas que le WCET re´el ait bien e´te´ de´passe´, et d’autre part, cela aboutit
ge´ne´ralement a` une sur-estimation importante.
Un autre point faible de cette approche, est que certaines me´thodes destine´es a`
mesurer le temps d’exe´cution d’un programme utilisent l’instrumentation du code pour
y inte´grer les mesures, ce qui modifie son exe´cution. Les temps mesure´s sont donc
directement impacte´s par les mesures et les re´sultats reporte´s sur le programme initial
sont force´ment biaise´s (sur-estime´s en ge´ne´ral). Ce point n’est cependant pas critique
puisqu’il existe e´galement des me´thodes de mesure non intrusive qui ne modifieront
pas le programme, mais qui reposent ge´ne´ralement sur les spe´cificite´s mate´rielles de la
machine cible. L’outil RapiTime [54] par exemple supporte diverses me´thodes intrusives
et non-intrusives pour effectuer ces mesures.
2.2.2 Analyse statique
Le principe de l’analyse statique repose sur l’extraction des proprie´te´s d’un pro-
gramme sans l’exe´cuter. Cette me´thode est prise´e dans le domaine du WCET car elle
a l’avantage de fournir une borne garantie supe´rieure au WCET re´el du programme.
Par exemple, pour un programme donne´, l’analyse statique conside`re toutes les entre´es
possibles et se base sur une mode´lisation du syste`me cible pour estimer le WCET du
programme. Pour palier l’explosion combinatoire qui de´coulerait de cette taˆche si on
calculait exhaustivement le WCET pour chaque entre´e possible, on utilise une me´thode
invente´e par Patrick et Radhia Cousot appele´e interpre´tation abstraite [14] ou Abstract
Interpretation (AI). Cette me´thode consiste a` de´finir une abstraction a` partir d’un do-
maine concret en se basant sur un formalisme qui assure en retour la conservation des
proprie´te´s de´couvertes sur le domaine abstrait vers le domaine concret. L’utilisation
d’intervalles a` la place de valeurs concre`tes par exemple constitue une abstraction.
L’interpre´tation abstraite permet ainsi de re´duire la complexite´ des mode`les et des
diffe´rentes analyses tout en garantissant les proprie´te´s de´rive´es des domaines abstraits.
On la retrouve a` diverses e´tapes de l’estimation de WCET par analyse statique, en
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particulier dans la de´finition de mode`le abstrait de l’architecture mate´rielle.
On pre´sente dans la partie suivante les diffe´rentes me´thodes permettant d’estimer
une borne garantie au WCET par cette approche statique.
2.3 Me´thodes d’estimation du WCET
On commencera cette partie par la pre´sentation des me´thodes existantes dans le
domaine du calcul de WCET avant de se concentrer sur la me´thode dans laquelle
s’inte`grent les travaux pre´sente´s dans cette the`se. Cette dernie`re me´thode repose sur
l’association de l’interpre´tation abstraite pour la mode´lisation de l’architecture et sur la
me´thode d’e´nume´ration implicite de chemins ou Implicit Path Enumeration Technique
(IPET) pour l’estimation du WCET.
2.3.1 Tree-based
La me´thode Tree-based introduite dans l’article [51], aussi appele´e Timing Schema [48,
61] est fonde´e sur la structuration arborescente des programmes analyse´s.
L’ide´e est de repre´senter le programme sous forme d’arbre, dont les nœuds cor-
respondent aux structures de controˆle du programme (conditions, boucles, appels de
fonctions...) et dont les feuilles correspondent aux morceaux de code qu’on trouve entre
ces e´le´ments de controˆle. On repre´sente ainsi le programme selon les imbrications de
ses diffe´rents contextes, et non pas sous une forme classique de CFG car celui-ci n’offre
pas la structure arborescente qui sert de fondement a` cette me´thode.
L’e´tape suivante consiste a` calculer se´pare´ment les temps d’exe´cution de chaque
feuille qui correspondent aux morceaux de codes du programme. Reste ensuite a` re-
monter les temps calcule´s vers la racine de l’arbre pour obtenir le WCET du programme
complet, mais pour cela, il est ne´cessaire de combiner les diffe´rents temps calcule´s en
de´finissant des re`gles pour chaque structure de controˆle rencontre´e : pour une condition
par exemple, on prendra le temps maximum des deux branches, pour une boucle, on
multipliera le temps calcule´ dans la boucle par sa borne, etc.
Ces travaux pre´liminaires sont base´s sur l’inde´pendance des instructions entre dif-
fe´rents contextes, or cette inde´pendance est remise en question sur les processeurs
modernes a` cause des effets de l’utilisation de caches, de l’exe´cution de plusieurs ins-
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tructions en paralle`le graˆce aux pipelines des processeurs, ou encore de la pre´diction de
branchement. Des efforts ont e´te´ faits pour inte´grer ces e´le´ments dans la me´thode [12]
mais des limitations persistent, notamment l’hypothe`se d’une forte correspondance
entre la structure du code source et celle du binaire, ce qui limite le support des op-
timisations durant la compilation. En outre, comme mentionne´ dans [70] et [30], cette
approche supporte mal l’ajout d’informations de flot additionnelles comme cela peut
eˆtre fait dans d’autres me´thodes.
2.3.2 Path-based
La me´thode Path-based [62] consiste a` mode´liser explicitement chaque chemin du
CFG pour trouver par une recherche exhaustive le chemin dont la dure´e sera la plus
longue, qui correspondra alors au WCET estime´. Cette me´thode est efficace sur des
programmes simples avec peu de chemins, ou dans des contextes spe´cifiques comme a`
l’inte´rieur d’une boucle. Toutefois, l’imbrication des boucles, ou le fait que le nombre
de chemins d’un programme augmente de fac¸on exponentielle avec les branchements
qui le composent mettent a` mal cette me´thode exhaustive.
Si cette me´thode souffre d’un proble`me de complexite´, elle est efficace sur des pro-
grammes compose´s de peu de chemins. Cette observation a motive´ les travaux pre´sente´s
dans l’article [50] qui s’inte´ressent a` la ge´ne´ration de programmes comportant un che-
min d’exe´cution unique a` partir de programmes traditionnels, afin de pouvoir uti-
liser cette approche Path-based efficacement et e´viter les proble`mes de complexite´.
Ne´anmoins, les codes ge´ne´re´s ainsi souffrent de mauvaises performances temporelles
(temps d’exe´cutions supe´rieur au WCET du programme initial) ce qui les rend globa-
lement inefficaces.
2.3.3 Model Checking
Dans l’article [69], il est dit que le model checking n’est pas adapte´ a` l’analyse de
WCET, mais cette affirmation est contredite dans l’article [42]. Celui ci pre´sente une
mode´lisation du comportement du cache base´e sur une se´mantique issue des automates
et inte´grant les informations de flot du programme, a` laquelle est associe´e une me´thode
de calcul de WCET fonde´e sur le model checking.
Ge´ne´ralement, l’estimation de WCET par model checking est divise´e en deux e´tapes.
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La premie`re consiste a` mode´liser la dure´e du programme en associant a` une repre´sentation
de ses flots d’exe´cution des horloges ou des couˆts correspondant a` la dure´e e´coule´e de-
puis l’entre´e du programme. La seconde e´tape est la recherche du WCET a` proprement
parler, qui consiste a` fournir au model checker un temps suppose´ supe´rieur au WCET,
et de ve´rifier si les temps de sortie de l’outil de mode´lisation sont tous infe´rieurs a`
ce temps suppose´. En cas de succe`s, ce temps est conside´re´ comme une borne, et on
de´finit par dichotomie un nouveau temps suppose´ qui sera fourni au model checker.
On retrouve a` l’heure actuelle des estimations de WCET par model checking dans
divers articles [15, 68, 5, 10], qui utilisent ge´ne´ralement le model checker UPPAAL [6]
et une mode´lisation par des timed automata [3].
2.3.4 Combiner AI et IPET
Dans l’article [69], les principales me´thodes utilise´es dans le domaine de l’analyse de
WCET sont compare´es et il en ressort que la combinaison la plus prometteuse consiste
a` utiliser l’interpre´tation abstraite pour mode´liser l’architecture et la me´thode IPET
pour estimer le WCET. Par ailleurs, meˆme si l’analyse de WCET par model checking,
rejete´e par ce meˆme article, a depuis e´te´ re´habilite´e (voir partie 2.3.3), il n’en reste pas
moins qu’associer AI et IPET est devenue une me´thode de re´fe´rence pour l’estimation
du WCET par analyse statique. Notons qu’un des points fort de la me´thode est sa
flexibilite´ en terme d’inte´gration d’informations de flot additionnelles dans l’analyse,
ce qui a joue´ un roˆle dans sa pre´dominance sur les autres me´thodes comme Tree-based.
On de´taillera dans cette partie l’ensemble du processus de l’analyse statique per-
mettant d’aboutir au calcul du WCET et que l’on se´pare ge´ne´ralement en trois e´tapes :
• La premie`re appele´e analyse de flot consiste a` enrichir le CFG d’un programme
avec des informations supple´mentaires pour avoir la vision la plus pre´cise possible
de l’ensemble des exe´cutions du programme sur lesquelles on appliquera notre
estimation de WCET.
• La seconde consiste a` mode´liser l’architecture et a` estimer les temps des blocs de
bases et des diffe´rents e´le´ments mate´riels qui peuvent eˆtre pris en compte dans
l’analyse de WCET, comme les caches, les effets du pipeline, etc.
• Enfin, la troisie`me repose sur la me´thode IPET associe´e a` une me´thode de
re´solution de contraintes pour trouver le chemin (ou l’ensemble de chemins) dans
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le CFG qui correspond a` l’exe´cution la plus longue possible en prenant en compte
les diffe´rents temps estime´s lors la seconde e´tape et les informations de flot issues
de la premie`re.
2.3.4.1 L’analyse de flot
Le CFG (de´finition 2) est ge´ne´ralement le point de de´part de cette analyse puisqu’il
constitue de´ja` un sur-ensemble des exe´cutions possible du programme analyse´. De fait,
il existe force´ment un chemin dans le CFG qui aboutit au WCET re´el du programme.
Ne´anmoins, il existe e´galement des chemins dans le CFG qui ne correspondent a` aucune
exe´cution possible du programme, qu’on appellera des chemins infaisables.
Par ailleurs, il existe un chemin appele´ chemin d’exe´cution au pire cas ou Worst-
Case Execution Path (WCEP) qui correspond a` la plus longue dure´e d’exe´cution qu’il
est possible de trouver dans le CFG. Si l’on fait l’hypothe`se d’une analyse omnisciente
capable de´couvrir ce WCEP et que celui-ci est un chemin faisable du graphe, alors
sa dure´e d’exe´cution est e´gale au WCET re´el. En revanche, si ce chemin au pire cas
est infaisable, cela signifie que le chemin correspondant au WCET re´el a une dure´e
infe´rieure a` celle du WCEP courant (cette dure´e constitue donc une borne du WCET).
Ces chemins infaisables sont une des sources de la sur-estimation du WCET par analyse
statique.
Le but de l’analyse de flot est donc de re´duire au maximum la pre´sence de chemins
infaisables dans le CFG, en fournissant des informations additionnelles. Par exemple,
si un programme contient des boucles, on trouvera alors des cycles dans le CFG, et en
l’absence de bornes pour les boucles, le WCEP correspondra a` une exe´cution infinie. Il
est donc ne´cessaire d’associer les bornes des boucles au CFG du programme pour eˆtre
en mesure d’estimer un WCET. Ce genre de proprie´te´s externes, peuvent eˆtre fournies
soit par le de´veloppeur lorsqu’il en est capable, soit par une analyse automatique. On
parlera ge´ne´ralement d’annotations pour ces proprie´te´s externes et d’annotations de
flot lorsqu’elles concerneront des informations sur les flots d’exe´cution d’un programme
(qui correspondent aux arcs de son CFG).
Les annotations de flot : Dans le domaine de l’estimation de WCET, les annota-
tions de flot qui sont habituellement fournies et utilise´es sont les suivantes :
• Des contraintes permettant de restreindre la fre´quence d’exe´cution d’arcs spe´cifiques
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du CFG.
• Des de´pendances entre les exe´cutions de diffe´rents arcs du CFG (pour les conditions
par exemple).
• Les bornes des boucles qui limitent le nombre d’ite´rations des boucles. Ces bornes
peuvent e´galement eˆtre exprime´es par des contraintes de fre´quence d’exe´cution de
certains arcs (typiquement les arcs retour des boucles) mais certaines analyses ca-
pables de transformer les informations de flot en fonction des optimisations de com-
pilation [30] requie`rent de conserver ces informations de bornes de boucles se´pare´es
des arcs du CFG.
• Des informations additionnelles sur les boucles : les relations entre les nombres
d’ite´rations de deux boucles imbrique´es par exemple, le nombre total des exe´cutions
d’une boucle [43] ou encore des contraintes sur les fre´quences d’exe´cution d’arcs pour
des sous-ensembles d’ite´rations d’une boucle [18].
En outre, d’autres annotations peuvent eˆtre fournies a` l’analyse comme des infor-
mations sur les e´tendues de valeurs d’entre´e du programme [22] mais elles ne´cessitent
d’eˆtre transforme´es en informations de flot pour pouvoir eˆtre prises en compte dans
l’estimation de WCET.
Les annotations fournies par un expert seront ge´ne´ralement relatives au code source
du programme, pour des raisons de simplicite´. Il est donc ge´ne´ralement difficile de
retranscrire ces annotations sur le code binaire du programme a` cause de l’e´tape de
compilation et plus particulie`rement lorsque des options d’optimisation sont utilise´es.
Des efforts ont cependant e´te´ faits pour automatiser l’adaptation des annotations lors
de compilations optimise´es [30, 37].
Par ailleurs, des analyses spe´cifiques sont e´galement capables de ge´ne´rer automati-
quement des annotations, notamment pour les bornes de boucles. Les recherches dans
ce domaine utilisent diverses me´thodes comme le pattern matching [25], souvent com-
bine´ avec de l’interpre´tation abstraite [22, 24, 65].
Le format pour les annotations : Certains langages de programmation spe´cifiques
comme wcetC [29] permettent de spe´cifier des informations de flot directement dans
le code source, mais d’une manie`re ge´ne´rale, les annotations sont fournies a` l’analyse
dans des fichiers se´pare´s, et exprime´es dans un langage d’annotation spe´cifique souvent
associe´ a` l’outil d’analyse cible´. Une vue d’ensemble des informations supporte´es par
ces langages d’annotation est pre´sente´e dans la partie 2.4.
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2.3.4.2 Mode´liser l’architecture par interpre´tation abstraite
Dans les me´thodes d’estimation du WCET par analyse statique base´es sur le CFG,
le principe ge´ne´ral est de trouver le chemin dans le graphe correspondant a` l’exe´cution la
plus longue du programme, avec comme point de de´part la dure´e d’exe´cution de chaque
bloc de base. Pour obtenir ces temps sans exe´cuter le programme, il est ne´cessaire de
mode´liser le comportement du mate´riel pour les diffe´rentes instructions de chaque bloc
de base, afin d’en de´river leur temps d’exe´cution.
Pour un processeur simple, utiliser une constante issue du manuel du processeur
pour chaque type d’instruction suffit a` repre´senter leur dure´e, mais l’architecture des
processeurs modernes est compose´e de diverses briques et techniques visant a` exe´cuter
les programmes toujours plus rapidement. On trouve par exemple une hie´rarchie de
me´moires et de caches qui permettent de profiter de la localite´ des instructions et
des donne´es, des pipelines permettant de paralle´liser le traitement et l’exe´cution de
plusieurs instructions, ou encore des me´thodes de pre´diction de branchements pour
anticiper les cibles des instructions de branchement.
La mode´lisation comple`te et exhaustive de l’architecture d’un processeur n’est pas
envisageable en pratique pour des raisons de complexite´ – certains proce´de´s comme
l’exe´cution dans le de´sordre (out-of-order execution) par exemple posent de se´rieux
proble`mes aux me´thodes d’analyse statique [41]. A` la place, il suffit d’utiliser des valeurs
conservatives pour e´viter ces proble`mes de complexite´. Pour une architecture avec un
cache par exemple, on peut conside´rer que tous les acce`s a` la me´moire provoquent
des miss dans le cache et entraˆınent une pe´nalite´ de temps qu’on ajoute a` la dure´e
d’exe´cution de l’instruction en elle-meˆme (il conviendra cependant de ve´rifier l’absence
globale de timing anomalies [21], comme le fait que conside´rer uniquement les temps
maximum d’exe´cution locaux n’assure pas toujours de sur-estimer le WCET global).
L’interpre´tation abstraite permet de mode´liser des e´tats abstraits du mate´riel, plus
simples que les e´tats concrets, mais porteurs des proprie´te´s qui nous inte´ressent dans
le WCET.
Une mode´lisation abstraite des caches par exemple est de´crite dans divers ar-
ticles [63, 64, 69]. Elle a pour but de classifier les acce`s au cache dans quatre cate´gorie,
selon que l’instruction produira toujours un hit du cache lors de l’acce`s a` la me´moire
(always hit) ou toujours un miss du cache (always miss) auquel cas il faudra appliquer
une pe´nalite´ d’acce`s a` la me´moire, selon que l’instruction sera disponible (persistent)
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en cache apre`s un premier chargement (un unique miss), ou qu’il n’est pas possible de
classifier cette instruction (not classified).
Pour aboutir a` cette classification, l’interpre´tation abstraite est utilise´e a` partir
d’e´tats abstraits du cache :
• Une premie`re analyse appele´e Must analysis consiste a` ve´rifier que quel que soit
le chemin d’exe´cution emprunte´, un bloc me´moire donne´ est toujours pre´sent dans
le cache a` un point pre´cis du programme. Les instructions acce´dant a` ce bloc a` cet
endroit pourront donc eˆtre classifie´es always hit. Cela ne signifie pas cependant qu’un
bloc me´moire dont la pre´sence dans le cache n’est pas assure´e est absent du cache,
mais seulement que l’analyse n’a pas pu certifier sa pre´sence.
• Pour s’assurer de l’absence d’un bloc me´moire dans le cache, ce qui permettra de
classifier une instruction en always miss, on utilisera l’analyse appele´e May analysis
qui consiste a` ve´rifier qu’il n’existe aucun chemin d’exe´cution pour lequel le bloc
me´moire pourrait encore eˆtre dans le cache.
• La troisie`me analyse appele´e persistence analysis concerne les boucles du programme,
et permet de de´duire qu’apre`s la premie`re ite´ration d’une boucle, certains blocs
me´moire resteront pre´sents dans le cache jusqu’a` la sortie de cette boucle. Les ins-
tructions acce´dant a` ces blocs me´moire seront donc classe´s persistent.
• Pour finir, toutes les instructions acce´dant a` la me´moire qui n’auront pas pu eˆtre
classe´es seront not classified.
L’interpre´tation abstraite est e´galement utilise´e pour repre´senter d’autres e´le´ments
de l’architecture des processeurs comme les pipelines [65, 57] par exemple. Les diffe´rentes
dure´es estime´es des blocs de base a` partir de cette mode´lisation par AI du mate´riel
seront ensuite combine´es dans la me´thode IPET d’estimation du WCET.
2.3.4.3 La me´thode d’e´nume´ration implicite de chemins (IPET)
La me´thode IPET consiste a` combiner dans un syste`mes de contraintes nume´riques
les flots d’exe´cution d’un programme et les temps d’exe´cution de ses blocs de base.
Pour cela, on associe un coefficient de temps (tbloc) a` un bloc du CFG, correspondant a`
sa dure´e maximale d’exe´cution, ainsi qu’un compteur (xbloc) correspondant au nombre
de fois ou` ce bloc de base est exe´cute´. On exprime ensuite les informations de flot issues
du CFG et de l’analyse de flot sous forme de contraintes, en utilisant notamment la loi
des nœuds pour retranscrire les contraintes structurelles du CFG.
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A` partir de ces variables et contraintes, il est possible de de´terminer une borne
garantie supe´rieure au WCET du programme en maximisant la somme des produit des
compteurs et des temps d’exe´cution de chaque bloc. On maximisera ainsi la fonction∑
i∈blocs
xi × ti qu’on appellera fonction objectif en ILP.
On utilise commune´ment la programmation line´aire en nombres entiers ou Integer
Linear Programming (ILP) [11] pour maximiser cette fonction objectif en respectant
les contraintes fournies par la me´thode IPET et obtenir ainsi le WCET, et ce pour
des raisons de disponibilite´ et d’efficacite´ des outils. Il est cependant possible d’utili-
ser d’autres me´thodes comme les me´thodes de recherche ope´rationnelle associe´es aux
proble`mes de satisfaction de contraintes par exemple [47, 17].
Historiquement, la me´thode IPET a e´te´ propose´e se´pare´ment par Puschner et
Schedl dans [53] et par Li et al. dans [38] ou` elle a rec¸u son nom, qui retranscrit
le fait que le WCEP n’est plus de´fini explicitement mais implicitement. Li et al. ont
e´tendu leur me´thode dans [39, 40] en incluant la mode´lisation des effets du cache dans
les contraintes ILP, mais le re´sultat souffre d’une complexite´ exponentielle lors de la
re´solution du syste`me ILP, comme indique´ dans [69] et [49].
La mode´lisation du flot de controˆle du programme par un syste`me ILP a cepen-
dant e´te´ conserve´e et adopte´e par de nombreux groupes de recherche et elle a e´te´
plus tard combine´e avec l’interpre´tation abstraite utilise´e pour mode´liser les effets du
mate´riel [63, 64, 69, 16, 19].
2.4 Les langages d’annotation
Dans [33] et [32], Kirner et al. cherchent a` de´finir de fac¸on exhaustive les crite`res
permettant de classer et d’e´valuer la qualite´ des langages d’annotation et comparent la
plupart des langages existants. Il apparaˆıt notamment que les langages sont fortement
lie´s a` la me´thode d’estimation du WCET qu’ils ciblent, mais peuvent ne´anmoins eˆtre
e´value´s sur la base d’un ensemble de crite`res communs, dont le plus important est leur
expressivite´.
Ce crite`re primordial traduit la capacite´ d’un langage d’annotation a` supporter
les diffe´rentes informations de flot. La comple´tude de cette expressivite´ requiert d’un
langage qu’il soit en mesure de de´crire pre´cise´ment tous les chemins faisables d’un
programme arbitraire – un tel langage est nomme´ path-complete. En outre, les articles
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mentionnent les informations de flot qui sont susceptibles d’eˆtre supporte´es par les
langages d’annotation, a` commencer par les bornes de boucles qui sont indispensables
a` l’analyse de programmes comportant des boucles. Les autres annotations de flot
mentionne´es sont :
1. les bornes des boucles non-rectangulaires 2 (non-rectangular loops),
2. la sensibilite´ au contexte d’appel, c’est-a`-dire la possibilite´ de de´finir des annotations
de flot pour diffe´rents appels d’une meˆme fonction,
3. la sensibilite´ au contexte de boucle, c’est-a`-dire la capacite´ a` exprimer des annota-
tions pour un sous-ensemble des ite´rations d’une boucle donne´e,
4. le nombre d’exe´cution explicite de certains e´le´ments du code source ou du code
binaire, ou des relations nume´riques entre eux,
5. la notion de contexte d’application correspondant a` la diffe´renciation d’une meˆme
fonction sur la base de ses parame`tres d’entre´e,
6. l’ordre d’exe´cution de certains blocs de base ou arcs du CFG.
Parmi les autres crite`res conside´re´s, on trouve notamment la complexite´ du langage,
son niveau d’abstraction, c’est-a`-dire le support d’annotations sur le code source et/ou
sur le code binaire, ou encore le placement des annotations (dans le code source ou
dans un fichier a` part).
Parmi les langages associe´s a` une estimation de WCET par IPET, on peut notam-
ment citer le langage aiS [20] qui supporte toutes les annotations de flot mentionne´es,
a` l’exception du point 6. A` l’heure actuelle, le langage FFX supporte e´galement une
grande partie de ces annotations de flot a` l’exception des points 5 et 6. Nous pre´sentons
ce dernier langage dans la partie suivante car il servira de base a` une traduction depuis
des annotations vers les automates pre´sente´s dans cette the`se.
2.4.1 FFX
Fonde´ sur le langage de balisage extensible ou Extensible Markup Language (XML),
le langage d’annotation Flow Fact in XML (FFX) [8] a e´te´ pense´ comme un langage
portable et convivial et de´veloppe´ dans une optique d’harmonisation des langages d’an-
notations. Il est supporte´ par les outils d’analyse de WCET Otawa [4], TuBound [36],
2. Boucles imbrique´es dont la borne de la boucle interne de´pend de l’ite´ration de la boucle externe
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CalcWCET167 [31] et par l’outil de ge´ne´ration d’annotations oRange [44]. Le choix de
XML pour ce langage d’annotation est issu d’une volonte´ d’he´riter de la nature exten-
sible de ce format, et d’offrir une flexibilite´ dans la prise en compte des informations de
flot fournies, a` savoir la liberte´ d’inte´grer l’ensemble des annotations ou seulement une
partie dans l’analyse de WCET. Un extrait de la grammaire de ce langage est fournie
en appendice A.
2.5 Conclusion
L’estimation de WCET par analyse statique repose conjointement sur des infor-
mations issues du mate´riel (les temps d’exe´cution de chaque instruction, les temps
acce`s aux ressources, etc.) et sur l’inte´gration des diverses proprie´te´s connues sur le
programme en lui-meˆme (les chemins d’exe´cution possibles, les bornes des boucles ren-
contre´es, etc.). Les langages d’annotation sont une re´ponse efficace a` l’expression et la
prise en compte de ces diverses proprie´te´s, mais ils rencontrent certaines limites que
nous pointons dans cette conclusion. Dans le meˆme temps, nous proposons d’utiliser
des automates spe´cifiques en remplacement des langages d’annotation, et nous mon-
trons comment ce choix pourrait permettre de surmonter les diverses limitations mises
en e´vidence et offrir des perspectives d’ame´lioration de l’analyse de WCET.
2.5.1 Une base formelle
Les langages d’annotation ne sont pas toujours formellement spe´cifie´s. Leur syntaxe
et leur structure sont souvent supporte´es par une grammaire mais la se´mantique qui
les accompagne tend a` se rapprocher du langage naturel pour simplifier l’expression et
l’annotation par l’humain. De plus, le processus d’inte´gration lui-meˆme n’est pas non
plus formellement de´fini. Cela implique que pour inte´grer une proprie´te´ se´mantique
dans un outil d’analyse de WCET, il faut soit que l’annotation ne souffre aucune
ambigu¨ıte´ (ce qui peut eˆtre difficile a` assurer en l’absence de de´finitions formelles), soit
se re´fe´rer au producteur de l’annotation pour garantir que le re´sultat de l’inte´gration
dans l’analyse ait le sens le plus proche possible de la proprie´te´ initiale. On voit ici
que l’humain rentre beaucoup en compte alors que ces analyses sont rattache´es aux
syste`mes critiques.
La solution propose´e dans cette the`se repose sur la base formelle des automates
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finis. Nous avons e´tendu et formalise´ ces automates pour re´pondre aux proble´matiques
de calcul de WCET et nous avons fourni un certain nombre d’ope´rations usuelles et
spe´cifiques sur ces automates e´tendus. Des ambigu¨ıte´s persistent dans la traduction
des annotations en automate mais ce sont les meˆmes que lorsque un expert exprime
des annotations a` partir de proprie´te´s se´mantiques. Il est ainsi possible de simplement
utiliser la proprie´te´ initiale pour de´finir ou confirmer l’exactitude de l’automate corres-
pondant. D’autre part, il est possible pour un langage d’annotation donne´, de mettre
en place une ge´ne´ration automatique des automates correspondants qui se chargeront
ensuite de l’inte´gration.
2.5.2 Une inte´gration controˆle´e des annotations
L’article [33] met explicitement en avant le lien fort qui existe entre un langage
d’annotation et la me´thode d’estimation du WCET a` laquelle il est associe´ : l’expres-
sivite´ d’un langage d’annotation qui ne pourrait pas eˆtre exploite´e par la me´thode
d’estimation est inutile, mais un langage dont l’expressivite´ est trop faible pour sup-
porter des annotations pertinentes pour la me´thode d’estimation de WCET l’est aussi.
La phase d’inte´gration des annotation n’est cependant pas prise en conside´ration ici,
et nous pensons que pour la me´thode d’estimation de WCET par IPET, l’inte´gration
syste´matique des annotations de flot sous forme de contraintes ILP constitue deux
sources de sur-estimation. La premie`re concerne le fait que des contraintes locales a`
un contexte seront transforme´es en contraintes ILP globales, ce qui fera re´apparaˆıtre
certains des chemins infaisables initialement interdits par les contraintes locales. La
seconde vient du fait que l’inte´gration d’une contrainte ILP n’aura pas d’impact sur les
analyses bas-niveau par interpre´tation abstraite, alors que la structure meˆme du CFG
pourrait supporter certaines de ces contraintes par un de´pliage partiel, ce qui pourrait
re´duire le pessimisme lie´ aux abstractions dans la mode´lisation des e´le´ments mate´riels.
Par ailleurs, le suivi des variables tout au long de l’analyse de WCET ainsi que
l’adaptation des contraintes demandent des efforts importants en cas d’e´volution du
CFG par exemple.
Pour toute annotation qu’il est possible de traduire en un automate enrichi que nous
pre´sentons dans cette the`se, l’inte´gration de la proprie´te´ dans l’analyse de WCET est
assure´e. De plus, la phase d’inte´gration offre un degre´ de liberte´ supple´mentaire. D’une
part, il est toujours possible d’inte´grer dans l’analyse de WCET, les annotations issues
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d’un automate par l’ajout d’une contrainte ILP, comme c’e´tait le cas pour les lan-
gages d’annotation. Cependant cette forme d’inte´gration est ge´re´e automatiquement et
suit les modifications du CFG tout en adaptant les variables rattache´es aux diffe´rentes
contraintes. Il n’y a donc pas d’effort ne´cessaire pour le maintien de la cohe´rence
ge´ne´rale entre les variables, les contraintes et le CFG. D’autre part, les automates d’an-
notation peuvent s’inte´grer dans l’analyse de WCET par la modification structurelle du
CFG, ce qui pre´sente des avantages comme un potentiel d’ame´lioration dans la pre´cision
des analyses bas-niveau, et des inconve´nients comme une possible explosion de la taille
du CFG. Comme il est possible d’alterner et de combiner l’inte´gration sous forme struc-
turelle et celle qui attrait au syste`me ILP directement, notre proposition permet d’avoir
un juste milieu entre la pre´cision qu’il est possible de gagner par de´pliage syste´matique
du CFG et l’ajout de contraintes qui sera moins couˆteux en terme de temps et taille
d’analyse. Le couˆt du passage a` l’e´chelle est ainsi entie`rement controˆlable, et les limites
rencontre´es sont celles dont souffre habituellement la re´solution du syste`me ILP en
lui-meˆme.
2.5.3 Un outil e´volutif
Lors de l’ajout de nouvelles classes d’annotations, il est ne´cessaire de travailler au
niveau du langage en lui-meˆme, pour exprimer correctement la proprie´te´ et de´finir
la grammaire qui supportera cette nouvelle classe d’annotations. Il faudra cependant
e´galement modifier l’outil d’analyse de WCET, en utilisant la se´mantique de ces anno-
tations pour rendre cohe´rente leur inte´gration dans l’analyse, ou bien trouver comment
ge´ne´rer les contraintes ILP correspondantes et maintenir leur cohe´rence tout au long
de l’analyse.
Les automates que nous proposons permettent d’inte´grer de manie`re automatique
et syste´matique les annotations dans l’outil d’analyse. En amont, les automates d’an-
notations peuvent eˆtre ge´ne´re´s a` partir d’un langage d’annotation, auquel cas il faudra
de´finir la ge´ne´ration de cet automate, mais rien n’interdit de de´finir la classe d’anno-
tation directement comme un automate et transfe´rer ainsi le travail qui se faisait au
niveau du langage lui-meˆme vers les automates.
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2.5.4 Un support adapte´ aux annotations
Les langages d’annotation sont souvent associe´s a` un seul type d’outil, ce qui limite
leur portabilite´ et leur adaptabilite´ aux autres outils qui permettent de faire du WCET.
Le langage FFX notamment a e´te´ de´veloppe´ dans ce sens et supporte cette ide´e de
portabilite´ et d’harmonisation des langages. Cependant les diffe´rents outils d’analyse
de WCET sont de´ja` lie´s a` leurs propres langages d’annotation qui re´pondent a` leur
attentes spe´cifiques et l’adoption d’un langage commun demanderait du temps et des
efforts de toutes parts. Le seul be´ne´fice qui en ressortirait serait l’harmonisation de ces
langages, alors que peu d’outils ont comme objectif de travailler ensemble. Et d’autre
part, il n’est pas exclu que le langage commun adopte´ souffre des autres limitations
cite´es dans cette conclusion.
Les automates pre´sente´s dans cette the`se se veulent eˆtre une brique logicielle situe´e
soit a` la place du langage d’annotation, soit entre ce langage et l’outil d’analyse
de WCET. Ils sont donc de´corre´le´s du langage en lui-meˆme, mais il est possible de
les de´river depuis un langage d’annotation particulier en de´finissant des re`gles de
ge´ne´ration spe´cifique, ou ils peuvent eˆtre directement utilise´s comme support primaire
aux proprie´te´s se´mantiques. Adapter les diffe´rents outils a` cette nouvelle brique n’est
pas moins difficile que d’envisager un langage d’annotation commun, mais les re´ponses
que les automates offrent aux proble`mes de cette liste et les perspectives d’ame´lioration
de la pre´cision du WCET par une inte´gration plus efficace pourraient be´ne´ficier a` divers
outils.
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“Les chiffres, c’est pas une science exacte figurez-vous !”
— Karadoc de Vannes
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3.1 Ide´e ge´ne´rale
L’ensemble des chemins re´ellement exe´cutables dans un programme est un sous-
ensemble des chemins autorise´s par son CFG. En effet, la repre´sentation sous forme de
CFG rassemble l’ensemble des exe´cutions structurellement possibles d’un programme.
Or, par la suite, cet ensemble sert de base a` l’analyse de WCET. Il convient donc
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qu’il soit le plus proche possible de l’ensemble des chemins re´els, et a` cette fin, il est
ne´cessaire d’apporter des informations qui vont pre´ciser, parmi les chemins autorise´s
par le CFG, ceux qui ne sont pas re´ellement faisables.
On utilise pour cela des annotations de flot ou flow facts. Combiner le CFG avec une
annotation qui pre´cise une borne de boucle revient a` supprimer des chemins auxquels
on s’inte´resse tous ceux qui ite`rent un trop grand nombre de fois. On ope`re ici une
intersection entre l’ensemble des exe´cutions qui correspondent aux chemins du CFG et
l’ensemble des exe´cutions quelconques qui respectent la borne de boucle. Le re´sultat
de cette intersection peut sembler complexe a` spe´cifier mais sa forme est simplifie´e si
on passe par le comple´ment, puisqu’on autorise en re´alite´ tous les chemins sauf ceux
qui ne respectent pas la borne de boucle.
Il est inte´ressant de remarquer plusieurs choses ici. Tout d’abord, l’intersection des
ensembles permet de rendre le sur-ensemble de chemins autorise´s par le CFG plus
proche de l’ensemble des chemins re´els. Par ailleurs, cette intersection existe e´galement
dans le domaine des automates puisque faire le produit de deux automates revient a`
faire l’intersection de leurs langages [27]. Puisque le CFG est de´fini comme un graphe
oriente´, il est possible de le repre´senter sous forme d’un automate a` e´tats fini e´tiquete´
avec comme alphabet les paires de blocs 〈source, destination〉 des arcs du graphe. Ainsi,
si on parvient a` de´crire une annotation de flot comme un automate a` e´tats fini, alors
il suffira d’ope´rer un simple produit avec le CFG sous forme d’automate pour inte´grer
cette annotation dans la structure meˆme de ce CFG.
3.2 Application a` un exemple
Dans cette section, nous de´taillons et nous illustrons par un exemple l’ensemble
du processus permettant l’inte´gration d’annotations dans un CFG en utilisant des
automates. Les e´tapes principales de cette me´thode sont les suivantes :
• Transformation du CFG en un automate.
• Expression d’une annotation sous forme d’un automate.
• Produit entre les deux automates.
• Reconstruction du CFG a` partir du re´sultat du produit.
• Analyse de WCET sur ce nouveau CFG qui inte`gre l’annotation dans sa structure.
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3.2.1 Un CFG sous forme d’automate
BB 1 (00008278)
main:
00008278 str fp, [sp, #-4]!
0000827c add fp, sp, #0
00008280 sub sp, sp, #12
00008284 ldr r3, [fp, #-8]
00008288 cmp r3, #4
0000828c bgt 82a0 # 000082a0
BB 2 (00008290)
00008290 ldr r3, [fp, #-8]
00008294 add r3, r3, #1
00008298 str r3, [fp, #-8]
0000829c b 82ac # 000082ac
BB 3 (000082a0)
000082a0 ldr r3, [fp, #-8]
000082a4 sub r3, r3, #1
000082a8 str r3, [fp, #-8]
BB 4 (000082ac)
000082ac mov r0, r3
000082b0 add sp, fp, #0
000082b4 ldmia sp!, {fp}
000082b8 bx lr
<0x8278,0x82a0><0x8278,0x8290>
<0x8290,0x82ac> <0x82a0,0x82ac>
1
2 3
4
(a) (b)
Figure 3.1 – Exemple de CFG (a) et l’automate correspondant (b).
Le CFG d’un programme est compose´ d’un ensemble de blocs de base et d’arcs
qui les relient. Les blocs de base ont chacun une adresse physique correspondant a`
l’adresse de la zone me´moire qu’occupe leur premie`re instruction. Les arcs quant a`
eux n’ont pas d’adresse a` proprement parler mais ils relient les blocs en suivant les
instructions en se´quence ou les branchements qui composent le programme. On peut
ainsi conside´rer qu’un arc est repre´sente´ par l’adresse de son bloc source et l’adresse
de son bloc destination. On utilisera ce couple d’adresses pour fabriquer un automate
correspondant au CFG.
On l’appellera automate de flot de controˆle ou Control Flow Automaton (CFA)
pour le diffe´rencier du CFG dans la suite.
Dans la figure 3.1, le CFA (b) a comme alphabet des paires d’adresses issues des
blocs du CFG (a). Notons que les noms des nœuds n’ont pas d’importance puisque
l’information que l’on souhaite conserver, a` savoir les paires d’adresses qui de´finissent
une transition, est porte´e par les arcs de l’automate.
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Les arcs comportent des paires d’adresses et non des paires de nume´ros de blocs
de base car la nume´rotation d’un CFG n’est pas unique. Cependant lorsqu’on inline
les appels de fonctions, c’est-a`-dire qu’on inclut dans un meˆme CFG les sous-graphes
qui correspondent aux fonctions appele´es, les adresses des blocs perdent leur unicite´.
Ne´anmoins le bloc de base qui correspond a` une adresse est toujours le meˆme et si on
retrouve plusieurs blocs avec la meˆme adresse, c’est en re´alite´ le bloc entier qui a e´te´
duplique´. Ainsi, pour reconstruire un CFG a` partir du CFA correspondant, il suffit de
retrouver n’importe quel bloc dont l’adresse est porte´e par les transition sortantes d’un
e´tat et de remplacer cet e´tat par le bloc en question.
Notons que dans la suite de ce document, on utilisera des notations simplifie´es pour
certaines transitions : on nommera parfois explicitement un arc du CFG et on utilisera
ce meˆme nom sur un automate, sans donner le couple d’adresses 〈source, destination〉
correspondantes, dans le but de faciliter la compre´hension.
3.2.2 Une annotation sous forme d’automate
Conside´rons qu’un expert ou qu’une analyse automatique soit capable de de´tecter
que la branche droite du CFG de la figure 3.1a correspond a` du code mort 1 et que la
branche gauche est donc toujours exe´cute´e. Il semble pertinent d’inte´grer cette anno-
tation dans l’analyse de WCET. Habituellement, cette annotation sera de´crite dans un
langage d’annotation et mise a` disposition de l’analyseur. Pour des cas simples comme
celui-ci, certains analyseurs performants sont capables de transformer leur CFG a` la
vole´e, auquel cas ils supprimeront le bloc de base 3 et les arcs rattache´s. Cependant,
dans le cas contraire, c’est dans le syste`me ILP que l’annotation sera inte´gre´e avec une
nouvelle contrainte du type e1−3 = 0 qui exprimera que l’arc entre les blocs 1 et 3 doit
eˆtre emprunte´e ze´ro fois. Notons que l’alternative qui consiste a` utiliser la contrainte
e1−2 = 1 est e´quivalente dans le cas qui nous inte´resse mais pose plusieurs proble`mes :
tout d’abord lorsqu’une branche du CFG est annote´e comme contenant du code mort, il
n’y a aucune information sur les autres branches. Pour de´duire cette contrainte, il fau-
drait donc faire une analyse du CFG alors que ce n’est pas ne´cessaire avec la premie`re
contrainte. De plus, si ici le fait d’interdire la branche de droite force le passage dans la
branche de gauche, c¸a ne sera pas le cas si il y a plus d’une branche alternative. Enfin,
cette seconde contrainte est plus difficilement ge´ne´ralisable si elle apparaˆıt dans une
1. code qui n’est jamais exe´cute´
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boucle par exemple, alors que la premie`re contrainte restera inchange´e. Pour toutes
ces raisons on privile´gie en re`gle ge´ne´rale l’expression et l’inte´gration d’annotations qui
interdisent un chemin spe´cifique qu’on appelle alors chemin infaisable.
Les meˆmes alternatives s’offrent a` nous si on souhaite de´finir un automate qui
supporterait cette annotation, a` savoir que celui-ci peut soit autoriser uniquement la
branche de gauche, soit interdire uniquement la branche de droite. Cependant l’anno-
tation doit pouvoir eˆtre traduite en automate sans passer par une analyse du CFG, ce
qui implique que les donne´es de l’annotation doivent eˆtre suffisantes pour construire
l’automate correspondant. Cette raison, a` laquelle s’ajoutent celles cite´es ci-dessus,
nous pousse a` choisir une de´finition d’automates qui interdit la branche spe´cifie´e par
l’annotation.
Ce type d’automate a pour roˆle d’exprimer des annotations de flots, ou flow facts.
On les appellera donc automates d’annotation de flot ou Flow Fact Automata (FFAs)
dans la suite de ce document.
La figure 3.2 pre´sente un FFA qui autorise tous les chemins sauf ceux qui empruntent
un arc entre le bloc d’adresse 0x8278 et le bloc d’adresse 0x82a0.
<0x8278,0x82a0>
x
*-{ }
Figure 3.2 – Exemple de FFA qui interdit un arc spe´cifique du CFG.
On peut noter que l’automate est compact en terme de nombre d’e´tats, et qu’une
transition re´flexive est suffisante pour inte´grer l’annotation. Il est de´terministe, mais
pas complet, puisqu’on pourrait rajouter un e´tat ”poubelle” pour la transition e´tiquete´e
〈0x8278,0x82a0〉. On rajouterait cependant un e´tat, qui serait ensuite susceptible de
dupliquer les e´tats du CFA lors du produit et donc d’augmenter la complexite´ du
re´sultat. A` l’inverse, le produit d’un CFA avec un automate a` un seul e´tat n’ajoutera
pas d’e´tats par construction.
3.2.3 Un produit entre un CFA et un FFA
Le re´sultat du produit entre le CFA de la figure 3.1b et le FFA de la figure 3.2 est
pre´sente´ sur la figure 3.3a. On observe que la branche de droite du CFA a bien disparu
puisque la transition e´tiquete´e 〈0x8278,0x82a0〉 est interdite dans le FFA.
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<0x8278,0x8290>
<0x8290,0x82ac>
1,x
2,x
4,x
BB 1 (00008278)
main:
00008278 str fp, [sp, #-4]!
0000827c add fp, sp, #0
00008280 sub sp, sp, #12
00008284 ldr r3, [fp, #-8]
00008288 cmp r3, #4
0000828c bgt 82a0 # 000082a0
BB 2 (00008290)
00008290 ldr r3, [fp, #-8]
00008294 add r3, r3, #1
00008298 str r3, [fp, #-8]
0000829c b 82ac # 000082ac
BB 4 (000082ac)
000082ac mov r0, r3
000082b0 add sp, fp, #0
000082b4 ldmia sp!, {fp}
000082b8 bx lr(a) (b)
Figure 3.3 – Re´sultat de FFA × CFA (a) et le CFG correspondant (b).
3.2.4 Un nouveau CFG
La correspondance entre le re´sultat du produit pre´sente´ en figure 3.3a et le CFG
reconstruit de la figure 3.3b est aise´e a` faire. On peut noter que les nume´ros 1, 2 et 4 des
e´tats de l’automate sont bien les nume´ros des blocs de base du CFG, mais surtout que
les labels des transitions de l’automate correspondent bien. Pour les raisons explique´es
dans la partie 3.2.1, on se basera sur les labels des transitions de l’automate pour
retrouver les blocs de base qui nous inte´ressent et les arcs du CFG correspondants. On
notera donc que l’annotation de code mort a effectivement e´te´ inte´gre´e dans la structure
meˆme du CFG comme si l’analyseur avait e´te´ capable d’en couper des branches a` la
vole´e et sans pour autant avoir eu besoin d’enrichir le syste`me ILP avec une nouvelle
contrainte.
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3.3 Le cas critique des bornes de boucles
Les FFAs visent le support des annotations de flot qui sont utilise´es dans le calcul
du WCET. Or, les bornes de boucles sont une information se´mantique primordiale
puisque sans elles, il est impossible de calculer un WCET qui ne soit pas infini. Il est
donc ne´cessaire de trouver un moyen de supporter l’expression et l’inte´gration de ces
bornes via les FFAs.
On appelle borne de boucle une limite supe´rieure au nombre d’ite´rations de cette
boucle. Il existe e´videmment un nombre infini de bornes pour une meˆme boucle qui
diffe`rent simplement par leur pre´cision. On parlera dans le cas ge´ne´ral de boucle borne´e
a` partir du moment ou` on a re´ussi a` de´finir une borne finie. Dans la repre´sentation sous
forme de graphe d’un programme (CFG), on trouve des cycles qui correspondent a` ces
boucles. C’est donc pour les arcs qui composent ces cycles qu’il advient de pre´ciser un
nombre maximal d’apparitions dans les exe´cutions du programme.
Dans le CFG, lorsque l’on souhaite pre´ciser un nombre d’ite´rations maximal d’une
boucle, on borne ge´ne´ralement son arc retour (backedge), ce qui limite naturellement
le nombre de retour a` la teˆte de boucle. Dans l’analyse de WCET par la me´thode
IPET, on associe une variable (xbackedge) a` cet arc retour, et on propage l’information
de borne de boucle sous forme de contrainte ILP relative a` cette variable. Dans le cas
d’une boucle simple 2, cette contrainte s’e´crit : xbackedge ≤ n, avec n la borne de boucle.
Par la suite, l’utilisation de la me´thode IPET et sa re´solution par ILP permettra
de propager cette contrainte par la loi des nœuds a` l’ensemble des blocs et des arcs qui
composent la boucle comme pre´cise´ dans la partie 2.3.4.3.
Exprimer une borne de boucle avec les FFAs actuels
La nature des FFAs tels qu’ils sont de´finis actuellement permet la construction d’un
automate capable de supporter une restriction sur le nombre d’ite´rations d’une boucle.
1
backedge*-{ }
0 backedge
backedge*-{ }
2
backedge*-{ }
backedge 3
backedge*-{ }
backedge 4
backedge*-{ }
backedge 5
backedge*-{ }
backedge
Figure 3.4 – Exemple de FFA exprimant une annotation e´quivalent a` xbackedge ≤ 5
2. sans imbrication de boucles
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La figure 3.4 illustre un FFA capable de supporter une information de borne de
boucle. L’expression d’une information nume´rique passe ici par l’augmentation du
nombre d’e´tats de cet automate, ce qui permettra, apre`s un produit avec le CFG
de comple`tement de´plier la boucle autant de fois que la borne l’autorise. Le re´sultat
de ce de´pliage correspond bien a` ce qui e´tait recherche´, a` savoir restreindre structurel-
lement les chemins possibles du CFG en fonction de la borne de boucle. Ne´anmoins,
ce de´pliage complet pose des proble`mes de passage a` l’e´chelle et va a` l’encontre de la
repre´sentation compacte offerte par le CFG et qui sert de base a` l’analyse statique de
WCET.
Enrichir les FFAs apparaˆıt ainsi comme une ne´cessite´ afin d’obtenir un formalisme
plus puissant et plus expressif capables de supporter une repre´sentation plus compacte
de proprie´te´s nume´riques qui ne soit pas base´e sur les seuls e´tats de ces automates.
3.3.1 La piste des automates a` compteurs
Le formalisme des automates a` compteurs [67, 13] vise a` repre´senter des comptes
et des de´comptes en faisant e´voluer des variables appele´es compteurs (par incre´ment,
de´cre´ment, additions de compteurs et de constantes, etc.) et en ”gardant” des transi-
tions, c’est-a`-dire en n’autorisant une transition que lorsque les contraintes qui y sont
rattache´es sont respecte´es. Les compteurs utilise´s doivent naturellement eˆtre initialise´s,
soit lors d’une phase d’initialisation, soit en pre´cisant un e´tat initial des variables de
l’automate.
backedge
y
*-{ }
,backedge[c<10] c++x ,ε c=0
Figure 3.5 – Exemple d’automate a` compteurs pour borner une boucle.
L’automate a` compteur de la figure 3.5 pre´sente un automate a` compteurs permet-
tant de borner une boucle en autorisant a` prendre son arc retour dix fois au maximum.
On peut remarquer tout d’abord une phase d’initialisation pour la variable c, avec
une transition e´tiquete´e par ε, aussi appele´ chaˆıne vide. La transition qui supporte ce
caracte`re est une ε-transition, c’est-a`-dire une transition spontane´e qui ne consomme
pas de symbole d’entre´e [27]. On l’utilise ici spe´cifiquement pour l’initialisation des
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variables mais on pourrait tout aussi bien pre´ciser que l’e´tat initial des variables de
l’automate est {c=0}.
Lorsque l’automate est dans l’e´tat y , la transition e´tiquete´e backedge est garde´e
par la condition [c<10]. En d’autres termes, il ne sera possible d’effectuer cette tran-
sition que tant que la contrainte sera ve´rifie´e. On note e´galement que c’est cette meˆme
transition qui incre´mente la variable c. Quand sa valeur atteindra 10, l’arc retour de-
viendra une transition interdite et on bornera ainsi la boucle.
Dans l’article [42], Metzner mode´lise les dure´es d’exe´cution des blocs du CFG
par des automates similaires aux automates a` compteurs, dans une me´thode d’es-
timation de WCET par model checking. D’autres travaux qui suivent la meˆme ap-
proche [15, 5, 10] pour estimer le WCET utilisent ge´ne´ralement le model checker UP-
PAAL [6] et mode´lisent l’architecture mate´rielle par des timed automata [3]. Dans ce
type d’automate, on trouve des compteurs qui e´voluent avec le temps, et autorisent
ainsi des transitions garde´es par des contraintes de dure´es. Dans cette approche par
model checking, les automates a` compteurs sont utilise´s pour de´crire, contraindre, et
surveiller des syste`mes dans lesquels des parame`tres e´voluent re´gulie`rement.
Notre objectif est diffe´rent puisque l’approche que nous visons est l’estimation de
WCET par la me´thode IPET. Cette me´thode ne requiert pas de suivre l’e´volution des
diffe´rents compteurs puisque seules leurs valeurs finales sont pertinentes. Ces diffe´rents
compteurs seront a` terme inte´gre´s dans le syste`me ILP de´crivant les contraintes struc-
turelles du CFG associe´es a` l’ensemble des contraintes de flot issues des annotations, et
c’est la re´solution de ce syste`me ILP qui permettra d’obtenir le WCET du programme.
Dans [33], Kirner et al. mettent en avant le fait que l’expressivite´ d’un langage
d’annotation doit eˆtre adapte´e a` la me´thode d’estimation du WCET vise´e. Ainsi, si les
automates a` compteurs pourraient permettre de ve´hiculer les annotations de flot a` des-
tination de la me´thode IPET, il est e´vident que leur expressivite´ est bien supe´rieure a` ce
que la me´thode en elle-meˆme est capable de supporter – on parlera dans ce cas d’overkill
– et qu’il est possible d’utiliser un mode`le plus simple. D’autre part, la me´thode IPET
consiste a` de´finir des variables pour les e´le´ments du CFG et a` exprimer un ensemble
de contraintes sur ces variables. L’ide´e d’utiliser ces meˆmes types de variables associe´es
a` des contraintes globales permettrait d’avoir une expressivite´ adapte´e a` l’approche et
faciliterait dans le meˆme temps le transfert des variables et contraintes des automates
vers des variables et des contraintes ILP.
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3.3.2 Exemple d’automate a` contraintes globales
Dans l’analyse de WCET, les contraintes ILP associe´es au CFG sont relatives a` des
arcs/blocs du CFG. Afin de supporter ce type de contrainte dans les FFAs, nous avons
de´cide´ d’attacher les contraintes aux automates et de placer les variables desquelles
elles de´pendent sur les transitions de l’automate.
backedge
y
*-{ }
backedge,
[c≤10]
c
Figure 3.6 – Exemple d’automate a` contraintes globales.
La figure 3.6 montre un automate accompagne´ d’une contrainte globale e´quivalent
a` l’automate a` compteurs de la figure 3.5. Les transitions ne sont pas garde´es et elles ne
font pas non plus e´voluer les compteurs par incre´ment, affectation, etc. Les variables
(e.g. ”c”) sont simplement attache´es aux transitions (e.g. ”backedge”) et utilise´es dans
les contraintes globales (e.g. ”[c≤10]”). Le fonctionnement de cet automate est lie´ au
langage qu’il reconnaˆıt. Ainsi, un mot est accepte´ par cet automate si :
1. il existe un ensemble d’e´tats de cet automate capable de consommer dans l’ordre
toutes les lettres de ce mot en remplissant une liste compose´e des occurrences des
variables rencontre´es,
2. cette liste d’occurrences des variables satisfait les contraintes de l’automate.
On notera que l’automate ne compte pas directement le nombre de fois que la tran-
sition backedge est emprunte´e. C’est seulement l’utilisation de la contrainte associe´e
qui permet de re´duire les traces accepte´es par cet automate. C’est donc l’ensemble
des transitions emprunte´es lors de la consommation d’un mot qui doit permettre de
respecter les contraintes de l’automate.
D’autre part, dans l’analyse de WCET, on n’utilisera pas ces automates pour ve´rifier
directement l’acceptation d’un mot, mais pour associer les variable aux arcs du CFG,
et inte´grer les contraintes dans le syste`me ILP utilise´ dans IPET.
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3.4 De´finitions formelles
Cette partie de´crit mathe´matiquement les automates a` contraintes, les fonctions de
transitions et le langage accepte´ par ces automates. Ces automates sont une extension
des automates finis de´terministes ou Deterministic Finite Automata (DFAs) et quand
c¸a sera possible, nous utiliserons les notions et notations de´ja` de´finies dans la litte´rature.
Notation : On utilisera notamment les notations X ? ou Σ?, c’est-a`-dire l’e´toile 3 de
Kleene [35] applique´e a` l’ensemble des variables X ou a` l’alphabet Σ, ce qui inclus le
mot vide qu’on notera ε.
3.4.1 Automates a` contraintes globales
De´finition 4. Un automate a` contraintes globales est un tuple (N, i,Σ,X ,Φ, δ) t.q. :
• N est un ensemble fini d’e´tats,
• i ∈ N est l’e´tat initial de l’automate,
• Σ est un alphabet fini,
• X est un ensemble de variables,
• Φ : (X → N)→ bool est une conjonction de contraintes line´aires sur X ,
• δ : N × Σ → (N ∪ {⊥}) × X ? est une fonction de transition entre les e´tats qui
consomme une lettre de l’alphabet et renvoie l’e´tat d’arrive´e de la transition ou ⊥
s’il n’en existe pas, ainsi qu’une liste de variables
L’alphabet Σ : Nous souhaitons utiliser des automates pour exprimer des informa-
tions sur les chemins du CFG, et donc sur les blocs de base. Pour cela, il est possible
d’utiliser soit sur leurs nume´ros, soit leurs adresses physiques. Les annotations sont par
nature de´crites se´pare´ment du programme, ce qui implique d’utiliser des informations
immuables. Or la nume´rotation des blocs de base d’un CFG n’est pas unique, meˆme
si elle a l’avantage d’associer un unique bloc de base a` chaque nume´ro. A` l’inverse,
les adresses physiques des blocs seront les meˆmes quelle que soit la repre´sentation,
mais plusieurs blocs peuvent avoir la meˆme adresse physique, notamment lorsqu’on
travaille sur un CFG inline´. Ne´anmoins, l’absence d’unicite´ de la nume´rotation nous
oblige a` choisir comme alphabet des paires d’adresses physiques < adrx, adry > qui
3. On diffe´renciera l’e´toile de Kleene ”?” du caracte`re ”∗” utilise´ pour les transitions par de´faut.
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de´criront les arcs du CFG existants entre les blocs d’adresses adrx et adry. Une paire
d’adresses pourra donc correspondre a` plusieurs arcs du CFG, ce qui repre´sente a` la fois
un avantage car on peut re´percuter une annotation sur tous les arcs correspondantes
dans le CFG, et un inconve´nient car il est ne´cessaire d’utiliser le contexte d’appel pour
discriminer deux paires d’adresses. Ce point fera l’objet du chapitre 4.
D’autre part, dans l’analyse de WCET, on s’inte´resse souvent a` une ou quelques
transitions spe´cifiques du CFG (celles qu’on souhaite interdire), sans se soucier (ni
meˆme connaˆıtre) toutes les autres transitions existantes. Pour cette raison, une repre´-
sentation compacte d’ensemble de transitions est ne´cessaire. Nous utiliserons les no-
tations habituelles de la litte´rature pour exclure certaines transition spe´cifiques de
l’ensemble Σ. Ainsi, nous e´crirons Σ\{< adrx, adry >} ou encore ∗\{< adrx, adry >}
pour exprimer l’ensemble des transitions existantes dans le CFG (l’ensemble des paires
de l’alphabet) sauf les transitions adrx → adry.
La fonction δ : Une particularite´ de ces automates est la possibilite´ de renvoyer une
liste de variables lors de la transition entre les e´tats. Conside´rons deux e´tats n1, n2 ∈ N ,
une lettre a ∈ Σ et une variable γ ∈ X . S’il existe une transition de l’e´tat n1 a` l’e´tat
n2 qui consomme la lettre a et a` laquelle est associe´e la variable γ, alors le re´sultat de
la fonction de transition applique´e a` n1 et a s’e´crira :
δ(n1, a) = 〈n2, γ〉
La paire renvoye´e par la fonction de transition est donc bien compose´e de l’e´tat
d’arrive´e n2 et d’une liste de variables (ici compose´e d’un seul e´le´ment : γ).
Une autre diffe´rence notable avec les DFA est l’absence d’e´tats terminaux. En effet,
nos automates ne sont pas complets, afin de re´duire leur nombre d’e´tats. La fonction de
transition δ peut donc renvoyer ⊥ s’il n’existe pas de transition capable de consommer
la lettre demande´e depuis l’e´tat courant afin de signifier une erreur. ⊥ n’est pas un
e´tat a` proprement parler mais on conside´rera que ∀a ∈ Σ, δ(⊥, a) = 〈⊥, ε〉, de fac¸on a`
propager cette erreur si on essaye de consommer n’importe quel lettre de l’alphabet.
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3.4.2 Extension de la fonction de transition aux mots
Cette section pre´sente l’extension aux mots de la fonction de transition δ de´finie sur
les lettres dans les automates a` contraintes (partie 3.4.1). Cette extension est adapte´e
de celle de´finie sur les DFA [27], afin de l’appliquer correctement aux automates a`
contraintes, qui ont la particularite´ de propager une liste de variables. On pre´cisera
e´galement la propagation d’une erreur rencontre´e par la fonction de transition δ. On
notera δˆ cette fonction de transition e´tendue aux mots.
De´finition 5. Soient un automate a` contraintes A = (N, i,Σ,X ,Φ, δ), deux e´tats
n, n′ ∈ N , un mot ω ∈ Σ?, une lettre a ∈ Σ et deux listes de variables L,X ∈ X ?. On
de´finit la fonction de transition δˆ : N ×X ? ×Σ? → N ×X ? a` partir de l’e´tat n ainsi :{
δˆ(n, L, aω) = δˆ(n′, L ·X,ω) avec δ(n, a) = 〈n′, X〉
δˆ(n, L, ε) = 〈n, L〉
Cette de´finition consomme un mot de gauche a` droite en utilisant la fonction de
transition δ qui renvoie une paire 〈e´tat, liste de variables〉 sur chaque lettre jusqu’a`
trouver le mot vide. δˆ peut e´galement renvoyer ⊥ a` la place de n si un des appels a` la
fonction δ renvoie ⊥ a` la place de l’e´tat, qui, comme explique´ dans la partie 3.4.1, sera
ainsi propage´ jusqu’au retour global de la fonction δˆ.
3.4.3 Validation de contraintes par une liste de variables
Les contraintes globales doivent eˆtre ve´rifie´es pour valider l’acceptation d’un mot.
Il est donc ne´cessaire pour cela de de´finir une fonction de validation d’un jeu de
contraintes par une liste de variables.
Notation : On notera |L|α le nombre d’occurrences de α dans la liste L.
De´finition 6. Soient X un ensemble de variables, L ∈ X ? une liste de variables et Φ
une conjonction de contraintes line´aires sur X . On de´finit la fonction qui accepte L
comme solution de Φ ainsi :
valid(L,Φ) = Φ(λx.|L|x)
Cette formule ope`re une substitution des variables de l’ensemble X par leur nombre
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d’occurrence dans la liste L, et ve´rifie si la conjonction de contraintes Φ est vraie
lorsqu’on l’applique a` ce nouvel ensemble de valeurs. En d’autres termes, la fonction
valid retourne vrai si la liste L repre´sente une solution de Φ.
3.4.4 Langage accepte´ par un automate a` contraintes
Le langage accepte´ par un automate correspond a` l’ensemble des mots qu’il re-
connaˆıt. On peut se baser sur la de´finition e´tendue de la fonction de transition aux
mots de la partie 3.4.2 et sur la fonction qui ve´rifie qu’une liste de variables valide un
jeu de contrainte de la partie 3.4.3 pour de´finir le langage accepte´ par un automate a`
contraintes.
De´finition 7. Soit A un automate a` contraintes (N, i,Σ,X ,Φ, δ). le langage accepte´
par cet automate note´ L(A) est de´fini ainsi :
L(A) =
{
ω ∈ Σ? | δˆ(i, ε, ω) = 〈n, L〉 ∧ valid(L,Φ) avec n ∈ N et L ∈ X ?
}
En d’autres termes, un mot peut eˆtre rejete´ pour deux raisons :
• si une lettre d’un mot n’a pas pu eˆtre consomme´e, c’est-a`-dire que la fonction δˆ a
renvoye´ ⊥ /∈ N .
• si la liste de variables retourne´e ne satisfait pas le jeu de contraintes Φ, c’est-a`-dire
si valid a renvoye´ faux.
3.4.5 Produit d’automates a` contraintes
Le produit entre le CFA et un FFA pre´sente´ dans la partie 3.2.3 permet l’inte´gration
des annotations supporte´es par le FFA dans l’analyse de WCET. Ce produit est un
cas particulier dans le sens ou le CFA est simplement une transformation du CFG
et que par construction, il ne comporte pas de contraintes ni de variables. On peut
donc aise´ment simuler un CFA avec un FFA qui aurait un ensemble de variables vide
et une conjonction de contraintes vide. Pour ces raisons, nous ne de´finissons pas le
simple produit CFA × FFA mais plutoˆt le cas ge´ne´ral du produit de deux automates
a` contraintes, ce qui permettra par ailleurs de faire des produits de FFAs porteurs
d’annotations diffe´rentes.
Les automates a` contraintes sont une extension des DFAs. Par conse´quent, certaines
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de´finitions seront les meˆmes pour le produit, notamment pour l’alphabet et les e´tats,
mais des pre´cisions sont ne´cessaires concernant les variables, les contraintes, ainsi que
la fonction de transition.
De´finition 8. Soient deux automates a` contrainte A1 = (N1, i1,Σ,X1,Φ1, δ1) et A2 =
(N2, i2,Σ,X2,Φ2, δ2). On notera × : FFA × FFA → FFA le produit de ces automates
de´fini ainsi :
A1 ×A2 =
(
N1 ×N2, (i1, i2),Σ,X1 unionmulti X2,Φ1 ∧ Φ2, δ
)
avec ∀a ∈ Σ, ni ∈ Ni, Li ∈ X ?i :
δ
(
(n1, n2), a
)
=

〈
(n′1, n
′
2), L1 · L2
〉
pour
{
δ1(n1, a) = 〈n′1, L1〉
δ2(n2, a) = 〈n′2, L2〉
〈⊥, ε〉 si δ1(n1, a) = 〈⊥, ε〉 ∨ δ2(n2, a) = 〈⊥, ε〉
L’alphabet Σ : Nous souhaitons par cette ope´ration effectuer l’intersection des lan-
gages. Il est donc logique de travailler sur les meˆmes mots et donc de de´finir ce produit
sur un alphabet commun Σ. En outre, on retrouve par construction les couples d’e´tats
ainsi que le couple d’e´tats initiaux qui existent aussi dans le produit de DFAs.
L’ensemble de variables X1 unionmulti X2 : Le langage accepte´ par chaque automate a`
contraintes de´pend du respect des conjonctions de contraintes (Φ) de´finies sur leur
ensemble de variables (X ). Le langage accepte´ par le produit des deux automates
de´pend donc des deux ensembles de contraintes (Φ1 et Φ2) qui doivent eˆtre ve´rifie´s
avant l’acceptation d’un mot. Il convient donc de faire la conjonction de ces deux
jeux de contraintes. Cependant, il est essentiel que les variables soient diffe´rentes d’un
automate a` l’autre, ce qui implique un renommage si ne´cessaire. En effet, l’inte´grite´ des
contraintes serait menace´e si des variables du premier automate apparaissaient dans les
contraintes de l’autre, et inversement. C’est la raison pour laquelle nous faisons l’union
disjoint unionmulti des ensembles de variables X1 et X2.
La fonction δ : La fonction de transition δ permet, en consommant une lettre de
l’alphabet, de passer d’un couple d’e´tat a` un autre et peut supporter une liste de
variables L ∈ X ?. Le couple d’e´tats de´pend des re´sultats des transitions lorsque les
automates initiaux consomment cette meˆme lettre, et la liste de variables est concate´ne´e
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avec les variables re´sultantes de ces meˆmes transitions. Notons que si un des deux
automates ne peut pas consommer cette lettre (si sa fonction de transition renvoie
⊥), alors la fonction de transition du produit renverra e´galement ⊥. Ainsi, seules les
transitions communes aux deux automates seront pre´sentes dans l’automate produit.
3.5 Illustration du produit
Le re´sultat du produit formellement de´fini dans la partie 3.4.5 est lui aussi un
automate a` contraintes globales dans lequel on retrouve l’union disjointe des variables
et l’ensemble des contraintes pre´sentes sur les deux automates initiaux.
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Figure 3.7 – Exemple de produit d’un FFA a` contraintes globales (a) avec un CFA
(b). Le re´sultat (c) est aussi un automate a` contraintes globales.
La figure 3.7 illustre la me´thode du produit entre un CFA et un FFA qui permet
l’inte´gration d’une annotation de borne de boucle dans un CFG. Le CFA (b) comporte
une boucle entre les e´tats 1 et 3 et le FFA (a) supporte une contrainte [c≤10] qui,
associe´e a` la variable c attache´e a` la transition backedge, restreint les mots accepte´s
a` ceux qui n’empruntent pas plus de dix fois cet arc.
Lors de l’ope´ration de produit, toutes les transitions du CFA autres que l’arc retour
sont accepte´es par le FFA sur la transition e´toile (*) ce qui permet d’avoir la meˆme
structure que le CFA dans le re´sultat. La transition backedge quant a` elle est enrichie
de la variable c pre´sente sur la transition du FFA correspondante, et la contrainte
globale est e´galement rattache´e au re´sultat de la figure 3.7c.
La figure 3.8 illustre un produit avec le meˆme FFA que la figure 3.7, mais avec
deux transitions backedges dans le CFA. Nous montrerons dans le chapitre 5 qu’il est
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Figure 3.8 – Exemple de produit d’un FFA a` contraintes globales (a) avec un CFA
(b). La variable c est re´plique´e sur les backedges du re´sultat (c).
possible de de´crire un ensemble d’arcs du CFG avec une seule transition d’un FFA 4 et
donc que le produit mettra bien en correspondance la transition backedge du FFA avec
chacun des deux arcs retours du CFA, tout en y attachant la variable c. On retrouve
e´galement la transition re´flexive e´toile (*) sur l’e´tat y qui permet de maintenir la
structure du CFA, ainsi que le transfert telle quelle de la contrainte globale.
On observe que la distribution de la variable c maintient la cohe´rence de l’annota-
tion, puisqu’on interdit bien les traces qui empruntent plus de dix fois une transition
backedge quelconque. Remarquons qu’on peut aise´ment envisager de se´parer la variable
c en deux variables c1 et c2 et de changer la contrainte en [c1+c2 ≤10]. Ne´anmoins,
cette se´paration est faite syste´matiquement lors de la phase de reconstruction du CFG
a` partir du CFA (partie 3.5.1), et ce afin de diffe´rencier les arcs dans le syste`me ILP. Il
n’est donc pas ne´cessaire de faire cette se´paration pour le moment, d’autant que si le
CFA vient a` eˆtre modifie´ par la suite, il faudra faire attention a` maintenir la cohe´rence
des variables. C’est pourquoi on choisit de reporter cette se´paration a` la phase de
reconstruction du CFG.
4. On de´crira par exemple une transition dont la se´mantique serait : ”tous les arcs qui reviennent
a` la teˆte de boucle”
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3.5.1 Reconstruction du CFG et adaptation des contraintes
Nous avons montre´ dans la partie 3.2.4 qu’il e´tait possible de reconstruire un CFG
avec le re´sultat d’un produit CFA × FFA. Il suffit pour cela de retrouver les blocs de
base a` partir des labels des transitions de ce re´sultat. Cependant, apre`s l’enrichissement
du formalisme avec des variables et des contraintes, il convient de pre´ciser comment
ces e´le´ments sont transfe´re´s au CFG et au syste`me ILP.
Lors de l’application de IPET, on transforme les contraintes structurelles du CFG
en contraintes line´aires sur des variables qui correspondent aux diffe´rents e´le´ments du
graphe. En particulier, la me´thode ge´ne`re une variable pour chaque arc du graphe, qui
sont ainsi tre`s proches des variables que nous accrochons aux transitions des automates
d’annotation. Il serait donc souhaitable d’exprimer les contraintes porte´es par le FFA
en utilisant les variables ILP existantes afin de les mettre a` disposition de l’analyseur
statique. Cependant, dans le syste`me ILP, les arcs du graphes sont distingue´es de fac¸on
unique par les nume´ros des blocs de base, alors que les transitions qu’on trouve dans
les automates d’annotation de´pendent des adresses physiques de ces meˆmes blocs. Il
est donc ne´cessaire d’e´tablir une correspondance entre les variables des FFAs attache´es
aux adresses des blocs et les variables ILP attache´es aux nume´ros des blocs.
e7,
(c)(a) (b)
e5,αβα
e4,α
e8,α
Figure 3.9 – Vue simplifie´e de FFAs dans lesquels sont illustre´s les diffe´rents cas
de correspondance entre les variables des automates et les variables ILP.
Les cas de figure qui peuvent eˆtre rencontre´s dans un FFA concernant la corres-
pondance entre les variables porte´es par les FFAs (α, β) et les variables ILP (ei) sont
illustre´s dans la figure 3.9. Nous fournissons ci-dessous les re`gles de correspondance a`
appliquer pour transfe´rer les contraintes des automates vers des contraintes ILP :
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3.9a. Une seule variable ILP correspond a` une seule variable du FFA. Ce cas est le
plus trivial puisqu’il suffit d’ajouter au syste`me ILP les contraintes du FFA en
remplac¸ant chaque occurrence de la variable du FFA par la variable ILP corres-
pondante (par exemple, la contrainte [α ≤ 8] deviendrait [e7 ≤ 8]).
3.9b. Une seule variable ILP correspond a` plusieurs variables du FFA. Ici encore, afin de
conserver la cohe´rence des contraintes transfe´re´es depuis le FFA vers le syste`me
ILP, il suffira de remplacer chaque occurrence des variables de l’automate par la
variable ILP associe´e (e.g. la contrainte [α+ 2β ≤ 8] deviendrait [e5 + 2e5 ≤ 8]).
3.9c. Une meˆme variable du FFA correspond a` deux variables ILP. Lors du transfert
des contraintes du FFA impliquant cette variable FFA vers une contrainte ILP
e´quivalente, il faudra ici prendre soin de remplacer cette variable par la somme des
variables ILP associe´es (e.g. la contrainte [3α ≤ 7] deviendrait [3(e4 + e8) ≤ 7]).
Le cas 3.9c correspondra ge´ne´ralement a` un produit entre un FFA dans lequel
on aurait attache´e une variable α sur un arc identifie´ par des adresses physiques et
un CFA dans lequel ce meˆme arc se retrouverait duplique´ a deux endroits diffe´rents
(conse´quence de l’analyse de CFG inline´s). On aurait dans ce cas une variable ILP
diffe´rente pour chaque apparition de cet arc dans le CFA, mais la variable du FFA
serait distribue´e sur ces deux arcs.
3.5.2 La gestion des contextes
Le formalisme pre´sente´ dans ce chapitre supporte la notion de contexte d’appel
pour des cas suffisamment simples. Nous pre´sentons dans cette section un exemple qui
montre les be´ne´fices de l’utilisation d’informations de flots contextuelles. Nous illustrons
ensuite comment le formalisme actuel est capable de supporter ce type d’annotations
et nous en pointons les limitations qui seront leve´es au chapitre 4.
3.5.2.1 Exemple avec deux appels de fonction
Le programme pre´sente´ dans le code 3.1 comporte deux appels a` la meˆme fonction
dans laquelle on trouve une boucle for. La boucle ite`re quarante fois lors du premier
appel a` cette fonction f, et soixante fois lors du second. En l’absence de contexte pour
les annotations, la solution qui s’offre a` nous pour borner cette boucle est de sommer les
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void f(int k){
for (int i=0; i<k; i++)
factorielle(i);
}
int main(){
f(40); // call 1
f(60); // call 2
}
Code 3.1 – Deux appels a` une
fonction contenant une boucle.
maximums d’ite´rations de la boucle (40 et 60) pour
borner le nombre total d’ite´rations a` 100. Ainsi, on
indiquerait que dans l’ensemble du programme, la
boucle n’ite´rera pas plus de cent fois.
En appliquant IPET, cette information globale
laisse la liberte´, lors de la re´solution de l’ILP, de
trouver la pire combinaison des deux boucles.
Dans notre programme, le fait de calculer la fac-
torielle des entier de 1 a` 100 sera bien plus couˆteux
que le cas re´el qui calcule une premie`re fois la factorielle des entier de 1 a` 40 et une
seconde fois de 1 a` 60. Cet exemple illustre la ne´cessite´ dans certains cas d’avoir deux
annotations locales plutoˆt qu’une seule globale.
Pour diffe´rencier les deux instances de la boucle for, la solution est de regarder le
contexte d’appel (ou call context) qui aboutit a` la boucle. Dans le code machine du
programme principal main, les deux appels a` la fonction f diffe`rent par leur adresse
physique. On peut donc envisager de fabriquer un automate qui se reposera sur ces
appels pour fournir deux bornes de boucles contextuelles au lieu d’une borne globale.
3.5.2.2 Un premier automate avec contextes
Les automates a` contraintes globales qui ont e´te´ pre´sente´s dans ce chapitre sont
capables de supporter des annotations contextuelles relativement simples. La figure 3.10
montre un automate d’annotation supportant les informations de bornes de boucles du
code 3.1 de manie`re contextuelle.
1
backedge,call2*-{ }
0 call1
call1*-{ }
2
backedge*-{ }
call2
backedge,m backedge,n
[m≤40]
[n≤60]
Figure 3.10 – FFA avec bornes de boucle contextuelles
Sur cette figure, on retrouve d’un coˆte´ deux contraintes [m≤40] et [n≤60] qui
correspondent bien aux nombres maximums d’ite´rations de la boucle pour chaque appel
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successif a` f dans le programme principal. Ensuite, on trouve la variable m (resp.n)
attache´e a` l’arc retour de la boucle (backedge) sur un e´tat qui n’est atteignable que
si on passe par la transition qui correspond au call1 (resp. call2). De cette fac¸on,
si on fait un produit avec le CFA, on transfe´rera les variables m et n en respectant les
contextes d’appels call1 et call2.
Limitations : Tout d’abord, pour fabriquer cet automate, il est ne´cessaire de connaˆıtre
en plus des adresses de l’arc retour de la boucle, les adresses qui permettent d’identifier
les diffe´rents appels de la fonction f. Ce proble`me n’est pas insurmontable et meˆme
relativement simple dans le cas qui nous inte´resse, mais pour un programme plus com-
plexe, l’automate d’annotation sera bien plus conse´quent puisqu’il de´crira l’inte´gralite´
des arbres d’appels, et qu’il faudra a` ce moment la` connaˆıtre toutes les adresses des
diffe´rents appels de fonctions rencontre´s.
D’autre part, la transition e´tiquete´e call2 joue deux roˆles dans cet automate.
Elle permet de de´finir d’une part l’entre´e du contexte dans lequel on souhaite borner
la boucle a` soixante ite´rations, mais e´galement la sortie du contexte pre´ce´dent, dans
lequel on souhaitait supporter la premie`re borne locale (40). L’absence de transition
de sortie pour le premier contexte est un proble`me en soi car, si dans le cas qui nous
inte´resse, l’entre´e du second contexte va de pair avec la sortie du premier, c¸a n’est
pas toujours le cas puisque les contextes peuvent e´galement eˆtre imbrique´s. L’entre´e
d’un second contexte ne pourra donc pas eˆtre utilise´e syste´matiquement pour quitter
un premier contexte. De plus, si on souhaite fabriquer se´pare´ment un automate pour
chaque annotation contextuelle et qu’il n’existe pas de transition permettant de quitter
l’e´tat qui compte la borne de la premie`re instance de la boucle (m≤40), on resterait alors
inde´finiment dans cet e´tat. La contrainte associe´e s’appliquerait alors sur le nombre
total de backedge rencontre´s depuis l’entre´e dans ce contexte. Elle ferait ainsi office de
contrainte globale et non plus locale.
3.5.2.3 Un second automate avec contextes
Cette seconde solution se base sur des informations de contexte plus fournies, a`
savoir non seulement les adresses des appels a` la fonction f, mais aussi les arcs qui
correspondent aux retours depuis cette fonction. Notons que la limitation concernant
le trop grand nombre d’informations de contexte a` connaˆıtre est encore plus pre´sente
ici puisqu’en plus des adresses des appels de fonctions, il faut connaˆıtre les adresses
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correspondant aux retours des appels de fonctions 5.
La figure 3.11 montre deux FFAs se´pare´s qui supportent chacun une annotation
de borne de boucle contextualise´e par un appel a` la fonction f. Comme explique´
pre´ce´demment, sans l’ajout de la transition 0 1return1 au FFA (a), cette anno-
tation s’appliquerait sur les deux instances de la boucle ce qui reviendrait a` exprimer
une borne globale de 40 ite´rations au total et qui serait faux.
1
backedge,return1*-{ }
0 call1
call1*-{ }
backedge,m[m≤40]
return1 1
backedge,return2*-{ }
0 call2
call2*-{ }
backedge,n[n≤60]
return2
(a) (b)
Figure 3.11 – FFAs supportant des annotations contextuelles de bornes de boucle.
Nous souhaitons a` terme inte´grer ces deux annotations dans le CFG. Pour cela, si
l’on suit la de´marche pre´sente´e dans ce chapitre, nous devons faire les produits des deux
FFA (qu’on notera arbitrairement FFA1 et FFA2) et d’un CFA. L’ope´ration de produit
pre´sente´s dans la partie 3.4.5 est commutative, ce qui nous laisse la liberte´ de choisir
l’ordre dans lequel nous ferons les produits. Il est donc possible d’envisager diverses
solutions comme (CFA × FFA1) × FFA2, ou bien (CFA × FFA1) × (CFA × FFA2),
ou encore (FFA1 × FFA2) × CFA. Cette dernie`re solution correspond bien a` l’analyse
de WCET, dans le sens ou` l’on inte`gre ge´ne´ralement depuis un fichier l’ensemble des
annotations dans une analyse, et non pas une-a`-une dans le CFG et le syste`me ILP
associe´. Le re´sultat du produit des deux automates d’annotation de la figure 3.11 est
pre´sente´ sur la figure 3.12.
On retrouve dans cette figure tous les comportements possibles combine´s des deux
automates de la figure 3.11. Les transitions 0 1call1 et 0 2call2 corres-
pondent bien aux entre´es dans la fonction f au travers des appels respectifs, et les tran-
sitions 0 1return1 et 0 2return2 capturent bien les sorties des deux contextes
respectifs. De plus, dans l’e´tat 1 , on comptera bien le nombre de backedge dans le
premier contexte, graˆce a` la contrainte [m ≤ 40], tandis que l’e´tat 2 permettra bien
de borner la boucle dans le second contexte avec la contrainte [n ≤ 60].
5. Nous verrons dans la partie 5.2 comment les informations de de´bogage peuvent eˆtre utilise´es
pour trouver quelles adresses physiques du programme correspondent aux diffe´rents e´le´ments call,
return, loop, etc.
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m
[m≤40]
[n≤60]
1
backedge,return1,call2*-{ }
0
call1,call2*-{ }
backedge,m
call
1
retu
rn1
2
backedge,n
backedge,return2,call1*-{ }
call2return2
3
call2return2
call
1
retu
rn1
backedge, n
backedge,return1,return2*-{ }
Figure 3.12 – FFA supportant des annotations contextuelles de bornes de boucle
et re´sultant du produit des deux automates de la figure 3.11
Additionnellement, cet automate supporte l’imbrication des deux contextes d’appel
a` la fonction f, puisqu’il est issu d’un produit brut de deux automates, et que rien
n’indique que cette imbrication de contextes n’a pas lieu dans le CFG re´el. Il est
ainsi possible d’entrer dans le second contexte a` partir du premier et inversement, et
d’arriver ainsi dans l’e´tat 3 . Dans cet e´tat, le de´compte de l’arc retour de la boucle
doit impacter les deux contraintes a` la fois, c’est pourquoi les deux variables m et n
sont attache´es a` l’arc 3 backedge .
Une limitation fonctionnelle : la complexite´
L’automate de la figure 3.12 supporte efficacement les deux annotations, que les
contextes soient re´ellement imbrique´s ou non. Cependant dans le cas illustre´ ici, lors
du futur produit avec le CFA, l’e´tat 3 ne sera jamais atteint puisqu’on quittera
le premier contexte via 0 1return1 avant d’entrer dans le second contexte. En
d’autres termes, on peut conside´rer que la partie droite de l’automate (soit toutes
les transitions lie´es a` l’e´tat 3 ) est inutile. Inversement, si l’analyse portait sur un
programme dans lequel le second contexte e´tait bien imbrique´ dans le premier, c’est la
partie basse de l’automate (soit toutes les transitions lie´es a` l’e´tat 2 ) qui aurait e´te´
inutile.
On en de´duit que la me´connaissance des imbrications des contextes du programme
cause un pre´judice en terme de taille et de complexite´ d’automate. Dans le cas pre´sente´
ici, le nombre d’e´le´ments superflus dans l’automate est relativement faible – un quart
des e´tats mais tout de meˆme plus d’un tiers des transitions – mais pas ne´gligeable
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alors que le produit effectue´ implique seulement deux annotations et deux contextes.
Si l’on conside`re le produit de 3 annotations, chacune dans un contexte, on obtient en
re´sultat un graphe a` 23 e´tats, alors que le chemin re´el dans le CFG n’impliquera tout
au plus que 4 de ces e´tats. Paralle`lement, si on conside`re le produit de 2 annotations,
chacune imbrique´e dans un contexte et un sous-contexte (les automates pour chaque
annotation seront donc compose´s de 3 e´tats), on obtient un automate a` 24 e´tats soit
16 e´tats, alors que seuls 5 d’entre eux participeront au produit avec le CFG.
La complexite´ de l’automate re´sultant de cette fac¸on de ge´rer les contextes est clai-
rement explosive, a` la fois en nombre d’annotations, mais e´galement avec le nombre de
contextes et sous-contextes. Or, dans le domaine de l’analyse de WCET, y compris dans
les programmes de re´fe´rence teste´s habituellement (la suite de programmes de Ma¨lar-
dalen [23] par exemple), il n’est pas rare de rencontrer des programmes pour lesquels
sont ge´ne´re´s ou fournies des dizaines, voire des centaines d’annotations, impliquant une
importante hie´rarchie de contextes et de sous-contextes.
Une limitation d’expressivite´ : la localite´ des contraintes
Cette gestion des contextes souffre e´galement d’un proble`me d’expressivite´ puis-
qu’elle ne supporte pas la notion de contexte local avec re´entrance. Conside´rons le
code 3.2 qui comporte une boucle dans une fonction appele´e a` divers points d’un pro-
gramme et dont la borne locale a` la fonction est 10. Cela signifie que cette borne locale
restreint le nombre d’ite´rations de la boucle a` 10 pour chaque entre´e dans la fonction
foo. On souhaite par ailleurs de´finir une seule annotation plutoˆt qu’utiliser une anno-
tation par appel de la fonction (parce que leur nombre est trop important, ou parce
que certains de ces appels apparaissent dans des boucles par exemple).
La premie`re solution qui s’offre a` nous pour exprimer cette contrainte locale consiste
a` construire un automate dans lequel le contexte correspondant a` la fonction serait
duplique´ autant de fois que la fonction serait appele´e, comme illustre´ sur la figure 3.14.
On pourrait alors de´finir un compteur local (m, n, ...) pour compter les arcs retours sur
les e´tats correspondants a` chaque appel de la fonction ( 1 , 3 , ...) en les associant
chacun avec une contrainte diffe´rente ([m≤10], [n≤10], ...). Le proble`me avec cette
approche est que l’on ne connaˆıt pas ici le nombre de fois ou` la fonction est appele´e, et
que par conse´quent, il faudrait construire un automate avec un nombre d’e´tats et de
contraintes potentiellement infini, ce qui n’est pas envisageable.
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int foo(){
for (int i=0; i<10; i++){
...
}
}
int main(){
...
foo();
...
foo();
...
}
Code 3.2 – Boucle dans une
fonction appele´e de multiples fois.
1
backedge,fun_exit*-{ }
0 fun_entry,
fun_entry*-{ }
backedge,m[m≤10k]
fun_exit
k
Figure 3.13 – FFA supportant une anno-
tation de borne de boucle contextuelle graˆce
a` un compteur supple´mentaire.
1
backedge,fun_exit*-{ }
0 fun_entry
fun_entry*-{ }
backedge,m[m≤10]
fun_exit 3
backedge,fun_exit*-{ }
2 fun_entry
fun_entry*-{ }
backedge,n
fun_exit
[n≤10]...
Figure 3.14 – FFA supportant une annotation de borne de boucle contextuelle par
duplication des e´tats.
Un seconde approche illustre´e sur la figure 3.13 consiste a` utiliser deux compteurs :
l’un pour le de´compte de l’arc retour de la boucle (m), et l’autre pour capturer le
nombre d’entre´es dans la fonction k. Ainsi, il est possible d’exprimer la contrainte
[m≤10k] de´rive´e du fait que pour chaque entre´e dans la fonction foo, l’arc retour
peut eˆtre emprunte´ 10 fois. On a ainsi exprime´ une contrainte globale a` la place de la
contrainte locale initiale mais on a perdu en pre´cision par la meˆme occasion. En effet,
si la fonction est appele´e deux fois dans le programme, la contrainte ainsi exprime´e
interdit simplement d’emprunter l’arc retour de la boucle plus de vingt fois au total.
Ainsi, un chemin empruntant dix-neuf fois l’arc retour dans le premier appel, puis une
seule fois dans le second est autorise´e, alors qu’il ne l’e´tait pas avec la borne locale,
d’ou` la perte de pre´cision.
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3.6 Conclusion
Nous avons pre´sente´ dans ce chapitre un nouveau formalisme appele´ automates a`
contraintes globales qui offre un support efficace a` diverses annotations de flot. Nous
avons montre´ comment il e´tait possible d’inte´grer les annotations porte´es par de tels
automates dans un CFG et dans le syste`me ILP qui lui est associe´ lors de l’estimation
de WCET par la me´thode IPET. La combinaison de plusieurs de ces automates a ce-
pendant fait apparaˆıtre les proble`mes de complexite´ et d’expressivite´ de ce formalisme.
Dans certains langages d’annotation comme FFX, les informations de contextes
seules repre´sentent la structure du programme, dans laquelle les annotations de flot
viennent se greffer. De cette fac¸on, les contextes sont mutualise´s et les diverses anno-
tations peuvent eˆtre exprime´es localement dans le contexte qui les englobe.
Afin de palier aux limitations mises en e´vidence en terme de complexite´ et d’expres-
sivite´, nous proposons de faire la meˆme se´paration dans nos automates et de construire
une hie´rarchie e´quivalente a`, et repre´sentative de l’imbrication des diffe´rents contextes
du programme analyse´. Ainsi les annotations seules pourront eˆtre de´finies localement
a` leur contexte, et la mise en commun de la hie´rarchie de contextes re´duira l’explosion
du nombre d’e´tats issue de la me´connaissance de la structure de ces contextes dans le
programme re´el.
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“Don’t you think if I were wrong, I would know it ?”
— Sheldon Cooper
4
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Sommaire
4.1 Introduction . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . 49
4.2 Ide´e ge´ne´rale . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . 50
4.3 De´finitions formelles . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . 52
4.4 Ope´rations . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . 57
4.5 Conclusion . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . 68
4.1 Introduction
Nous avons montre´ dans la partie 3.4.1 qu’utiliser les adresses physiques des e´le´ments
du CFG e´tait plus pertinent qu’utiliser la nume´rotation des blocs de base 1. En contre-
partie, il est possible de rencontrer un e´le´ment identifie´ par son adresse physique a`
1. A` cause de la non-unicite´ de la nume´rotation et l’impossibilite´ pour la nume´rotation de suivre
les modifications du CFG.
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diffe´rents endroits dans un meˆme CFG. Chaque e´le´ment avec une meˆme adresse phy-
sique est cependant diffe´rencie´ par son contexte d’appel, ce qui inclut les appels de
fonctions et les ite´rations des boucles. On peut ainsi de´limiter des sous-parties d’un
programme par des contextes, dans lesquels il est possible d’exprimer des annotations
de flot en isolation.
Il est possible de rendre les annotations de flot contextuelles de deux fac¸ons : soit
en accompagnant chaque annotation d’informations sur son contexte, soit en de´crivant
l’arborescence des contextes du programme et en exprimant les annotations de flot a` des
endroits spe´cifiques de cette arborescence de fac¸on a` ce qu’elles soient applique´es loca-
lement. Dans le chapitre pre´ce´dent, nous montre´ comment les automates a` contraintes
pouvaient supporter cette notion de contexte, mais nous avons e´galement mis en
e´vidence les proble`mes de complexite´ et d’expressivite´ dont cette approche souffrait.
Nous proposons donc d’e´tendre le formalisme des FFAs pre´sente´ dans le chapitre 3
dans le but de supporter la notion de contexte se´pare´ment des annotations de flot en
elles-meˆmes. Pour cela nous ajoutons une structure hie´rarchique aux automates, en
autorisant les e´tats a` contenir eux-meˆme des automates.
4.2 Ide´e ge´ne´rale
Dans l’article [46], nous pre´sentons des automates hie´rarchiques inspire´s des State-
charts [26] adapte´s au support d’annotation de flot contextuel. L’ide´e est d’exprimer
les contextes d’un programme par des super-e´tats capables de contenir d’autres auto-
mates. Arriver sur un super-e´tat (via une transition entrante) permet ainsi d’entrer
dans le contexte qu’il repre´sente en empruntant la transition initiale du sous-automate
qu’il contient. On sortira de ce contexte en suivant une transition sortante de ce super-
e´tat, tout en laissant le sous-automate dans un e´tat valide, c’est-a`-dire en ve´rifiant la
validite´ de ses contraintes (voir partie 3.4.3).
L’utilisation d’une hie´rarchie d’automates a pour but de suivre la structure des
contextes d’appels des programmes, pour ainsi exprimer des annotations de flot locales
a` certains points pre´cis des programmes. A` terme, l’objectif reste d’utiliser ce support
pour faciliter et ame´liorer l’inte´gration des annotations dans une analyse de WCET.
Nous avons de´crit dans le chapitre 3 un processus qui consistait a` faire un produit
entre CFA et FFA pour inte´grer les annotations de flot dans la structure meˆme du
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CFG. Meˆme si dans ce chapitre, les grandes e´tapes du processus resteront inchange´es,
l’utilisation d’automates hie´rarchiques a` la place des FFAs requiert ne´anmoins un cer-
tain nombre d’extensions pour parvenir a` un re´sultat.
4.2.1 Des automates enrichis d’une hie´rarchie
Dans un premier temps, nous aurons besoin de de´finir formellement une version
enrichie des FFAs destine´e a` supporter les annotations contextuelles. Nous pre´senterons
donc le formalisme des automates d’annotation de flot hie´rarchiques ou Hierarchical
Flow fact Automata (HFAs).
Les e´tats des automates hie´rarchiques pourront par de´finition contenir eux-meˆme
des automates. Cette structure impactera la fonction de transition des HFAs, puisqu’on
e´voluera a` la fois entre les e´tats, mais e´galement en profondeur dans la hie´rarchie. Dans
la de´finition formelle de ces automates hie´rarchiques, chaque e´tat d’un HFA contiendra
lui-meˆme une liste de HFAs qui pourra eˆtre vide. Ainsi, les e´tats qui contiendront une
liste non-vide d’automates seront appele´s des super-e´tats, et les HFAs de cette liste
seront appele´s des sous-automates.
4.2.2 De nouvelles ope´rations
Dans le chapitre pre´ce´dent, nous avons pre´sente´ une ope´ration de produit entre deux
automates a` contraintes. Cette ope´ration, bien qu’applicable uniquement sur des auto-
mates plats 2, convenait ainsi tre`s bien au produit CFA × FFA. Cependant l’ope´ration
que nous cherchons de´sormais a` effectuer doit pouvoir s’appliquer sur un automate
plat (CFA) et un automate hie´rarchique (HFA). Bien qu’il soit possible de simuler un
FFA (et donc un CFA) avec un HFA 3, nous verrons que le produit de deux automates
hie´rarchiques pose des proble`mes de cohe´rence en cas de chevauchement de contextes,
c’est pourquoi nous ne pre´senterons pas le produit ge´ne´ral entre deux HFAs.
A` la place, nous exposerons un produit capable de faire l’injection d’un automate
plat et d’un automate hie´rarchique. Nous serons alors en mesure d’utiliser cette nou-
velle ope´ration pour injecter le CFA d’un programme dans un HFA contenant des
annotations de flot contextuelles. Nous obtiendrons ainsi un nouvel HFA inte´grant la
2. On parlera d’automate plat par opposition aux automates hie´rarchiques de ce chapitre.
3. Les automates hie´rarchiques que nous pre´sentons e´tendent les FFA, donc il suffit d’utiliser un
HFA qui n’aurait aucun super-e´tat pour simuler un FFA.
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structure du CFG qu’on nommera CFG hie´rarchique. Ne´anmoins, les CFGs utilise´s
dans l’analyse de programmes sont des structures plates. C’est pourquoi nous pro-
posons de de´finir une autre ope´ration destine´e a` supprimer cette hie´rarchie appele´e
aplatissement. Ainsi, il sera possible de reprendre la fin du processus pre´sente´ dans le
chapitre 3 pour reconstruire le CFG et obtenir le WCET par la me´thode IPET.
4.3 De´finitions formelles
Cette partie de´crit mathe´matiquement les automates a` contraintes hie´rarchiques,
qu’on notera HFAs. Nous de´taillerons e´galement la fonction de transition e´tendue aux
mots pour ce type d’automates, ainsi que le langage accepte´ par ces automates.
4.3.1 Automates hie´rarchiques a` contraintes
Ces automates e´tendent les FFAs pre´sente´s dans le chapitre 3 et diffe`rent par l’ajout
d’une fonction sub permettant de re´cupe´rer les sous-automates d’un super-e´tat, et par
l’adaptation de l’ensemble de contraintes Φ qui peut de´sormais porter sur des variables
appartenant aux sous-automates.
De´finition 9. Un automate hie´rarchique a` contraintes est un tuple (N, i,Σ, sub,X ,Φ, δ)
tel que :
• N est un ensemble fini d’e´tats,
• i ∈ N est l’e´tat initial de l’automate et sub(i) = ε,
• Σ est un alphabet fini,
• sub : N → HFA? est une fonction qui retourne une liste d’HFAs qui peut eˆtre vide,
• X est un ensemble de variables,
• Φ : (XG(N,X , sub)→ N)→ bool, avec
XG
(Ai(Ni, ii,Σ, subi,Xi,Φi, δi)) = XG(Ni,Xi, subi)
XG(N,X , sub) = X unionmulti
( ⊎
n∈N
XL(sub(n))
)
XL(A1, . . . ,Ak) =
⊎
i=1..k
XG(Ai)
XL(ε) = ∅
est une conjonction de contraintes line´aires sur les variables de l’automate et des
sous-automates re´cursivement.
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• δ : N×Σ→ N∪{⊥}×X ? est une fonction de transition entre les e´tats qui consomme
une lettre de l’alphabet et renvoie l’e´tat d’arrive´e de la transition ou ⊥ s’il n’en existe
pas, ainsi qu’une liste de variables.
4.3.2 Extension de la fonction de transition aux mots
Cette section pre´sente l’extension aux mots de la fonction de transition δ de´finie
sur les lettres pour les HFAs. La hie´rarchie introduite dans ce chapitre rend cette
transition applique´e aux mots plus complexe car elle joue un roˆle plus important que
dans le chapitre pre´ce´dent. En effet, lorsqu’on souhaite consommer un mot avec un
automate hie´rarchique, certaines parties de ce mot risquent d’eˆtre consomme´es dans
des contextes pre´cis de´limite´s par des super-e´tats de l’automate courant. On parlera
de sous-chaˆıne pour de´signer les partie d’un mot qui seront consomme´es par des sous-
automates plutoˆt que par l’automate courant.
Cette fonction de transition permet donc a` la fois d’e´voluer dans l’automate courant,
mais e´galement d’entrer dans des super-e´tats, d’e´voluer dans des sous-automates et
de sortir des super-e´tats en s’assurant que les sous-chaˆınes sont bien accepte´es par
le langage des sous-automates. De plus, les listes de variables rencontre´es lors de la
consommation des sous-chaˆınes sont e´galement remonte´es lors des sorties de contextes.
Enfin, cette fonction de transition permet la propagation d’erreurs depuis les sous-
automates ou dans l’automate courant.
La complexite´ de cette fonction nous a pousse´ a` se´parer et de´tailler les diffe´rents
cas pour faciliter la compre´hension.
De´finition 10. Pour un HFA A, la fonction de transition e´tendue aux mots s’applique
sur un e´tat, une liste de variables et un mot et renvoie un e´tat et une liste de variables :
δˆ : N × (XG(A))? × Σ? → N × (XG(A))?
On spe´cifie dans la suite l’ensemble des cas qu’il est possible de rencontrer lors de la
consommation d’un mot.
Les diffe´rents cas pre´sente´s conside`rent un automate hie´rarchique a` contraintes
A = (N, i,Σ, sub,X ,Φ, δ), deux e´tats n, n′ ∈ N , une lettre a ∈ Σ, deux mots ω, ω′ ∈
Σ? et deux listes de variables L,X ∈ X ?. On de´taillera le cas e´che´ant la liste de
sous-automates renvoye´s par la fonction sub, et on e´crira ε pour de´noter la liste vide.
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On utilisera enfin la fonction valid ainsi que la de´finition du langage accepte´ par un
HFA (partie 4.3.3 en page 57) pour ve´rifier l’acceptation des sous-chaˆınes par les sous-
automates lors des sorties de contextes.
La transition a lieu uniquement dans l’automate courant : Ce cas correspond
a` celui des FFA pre´sente´ dans la partie 3.4.2 les e´tats rencontre´s ne contiennent pas de
sous-automates. Ainsi, si la fonction de transition δ renvoie l’e´tat n′ en consommant la
lettre a et que ni n ni n′ ne sont des super-e´tats, alors on se de´place simplement dans
l’automate vers l’e´tat n′ en enrichissant la liste de variables L :
δˆ(n, L, aω) = δˆ(n′, L ·X,ω) si δ(n, a) = 〈n′, X〉 ∧ sub(n) = sub(n′) = ε
Entre´e dans un contexte : Une entre´e de contexte correspond a` l’arrive´e sur un
super-e´tat par la consommation d’une lettre. Ainsi, si la fonction de transition δ renvoie
le super-e´tat n′ en consommant la lettre a depuis l’e´tat n, alors on se de´place dans
l’automate en enrichissant L et en conservant la lettre a comme de´but de la sous-
chaˆıne qui devra ensuite eˆtre consomme´e par le sous-automate :
δˆ(n, L, aω) = δˆ(n′, L ·X, aω) si δ(n, a) = 〈n′, X〉 ∧ sub(n) = ε ∧ sub(n′) 6= ε
Sortie d’un contexte : La sortie d’un contexte a lieu de`s que l’on rencontre une
lettre permettant de quitter le super-e´tat. Pour cela, on de´coupe la chaˆıne en trois
parties, en fonction de la premie`re lettre rencontre´e (note´e ici a) permettant de sortir
du super-e´tat. La premie`re partie correspond a` la sous-chaˆıne qui devra eˆtre consomme´e
par le sous-automate (ici ω, a` laquelle il faut ajouter la dernie`re lettre a) tandis que la
troisie`me partie (ici ω′) correspond a` la fin du mot qui devra eˆtre consomme´e ensuite.
La sortie d’un contexte est e´galement re´gie par l’acceptation de la sous-chaˆıne dans
les sous-automates. Cela implique de ve´rifier que la sous-chaˆıne a` consommer (ωa)
fait bien partie des langages accepte´s par chaque sous-automate tout en remontant
les variables rencontre´es (dans xt). La transition δ permet alors de changer d’e´tat de
l’automate courant :
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δˆ(n, L, ωaω′) = δˆ(n′, L · xt · x, ω′) si :
δ(n, a) = 〈n′, x〉 ∧ sub(n) 6= ε ∧ sub(n′) = ε
∀c ∈ ω, δ(n, c) = 〈⊥, ε〉
∀ Ai = (Ni, ii,Σ, subi,Xi,Φi, δi) ∈ sub(n), δˆ(ii, ε, ωa) = 〈ni, xi〉 ∧ valid(xi,Φi)
avec ni ∈ Ni et xi ∈
(XG(Ai))?
xt = concat
i
(xi)
Sortie d’un contexte et entre´e dans un contexte simultane´es : Une meˆme
lettre peut permettre de sortir d’un contexte, d’emprunter une transition de l’auto-
mate courant puis d’entrer dans un nouveau contexte (ou le meˆme). Il convient alors
de combiner la re`gle de sortie de contexte avec la re`gle d’entre´e de contexte. En pre-
mier lieu, on ve´rifie l’acceptation de la sous-chaˆıne ωa par les sous-automates de n en
remontant les variables rencontre´es, puis on e´volue dans l’automate courant en conser-
vant la lettre a comme de´but de la sous-chaˆıne qui devra eˆtre consomme´e dans les
sous-automates de n′ :
δˆ(n, L, ωaω′) = δˆ(n′, L · xt · x, aω′) si :
δ(n, a) = 〈n′, x〉 ∧ sub(n) 6= ε ∧ sub(n′) 6= ε
∀c ∈ ω, δ(n, c) = 〈⊥, ε〉
∀ Ai = (Ni, ii,Σ, subi,Xi,Φi, δi) ∈ sub(n), δˆ(ii, ε, ωa) = 〈ni, xi〉 ∧ valid(xi,Φi)
avec ni ∈ Ni et xi ∈
(XG(Ai))?
xt = concat
i
(xi)
Notons que la seule diffe´rence avec le cas de sortie d’un contexte correspond a` la
pre´sence du mot aω′ dans le re´sultat de la fonction δˆ.
Cas du mot vide : La consommation du mot vide correspond au cas d’arreˆt. On
renvoie dans ce cas l’e´tat courant de l’automate et la liste de variables courante.
δˆ(n, L, ε) = 〈n, L〉
Propagation d’erreur par absence de transition : Si la fonction de transition δ
ne permet pas de consommer la lettre a depuis l’e´tat courant n, on propage alors une
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erreur en renvoyant le couple 〈⊥, ε〉.
δˆ(n, L, aω) = 〈⊥, ε〉 si δ(n, a) = 〈⊥, ε〉
Propagation d’erreur lors d’une sortie de contexte : Si l’e´tat courant de l’au-
tomate est un super-e´tat et qu’une erreur apparaˆıt lors de la consommation de la
sous-chaˆıne par un des sous-automate alors on propage cette erreur en renvoyant le
couple 〈⊥, ε〉. Lors d’une sortie de contexte, une erreur peut apparaˆıtre dans un des
sous-automate pour deux raisons : soit parce qu’une lettre de la sous-chaˆıne n’a pas pu
eˆtre consomme´e et que la paire 〈⊥, ε〉 a e´te´ propage´e, soit parce que la liste de variables
xi apre`s consommation comple`te de la sous-chaˆıne ne valide pas les contraintes Φi de
cet automate.
δˆ(n, L, ωaω′) = 〈⊥, ε〉 si
sub(n) 6= ε ∧ ∃ A ∈ sub(n) tel que ωa /∈ L(A)
Notons qu’on ne s’inte´resse pas ici au re´sultat de la fonction de transition δ dans
l’automate courant, puisqu’on propage l’erreur dans tous les cas.
Propagation d’erreur lorsque le mot n’est qu’une sous-chaˆıne : Si le mot a`
consommer ne permet pas de sortir du super-e´tat courant. Cela signifie qu’on se trouve
encore dans un contexte (et donc dans un sous-automate), duquel on ne pourra pas
ressortir. Ce cas est conside´re´ comme une erreur car l’ouverture d’un contexte va de
pair avec sa fermeture, ce que ne permet pas le mot a` consommer.
δˆ(n, L, ω) = 〈⊥, ε〉 si :
sub(n) 6= ε ∧ ∀c ∈ ω, δ(n, c) = 〈⊥, ε〉 avec ω 6= ε
La figure 4.1 illustre ce cas d’erreur avec un HFA qui accepte le mot abcd mais rejette
le mot abc. En effet, on entre dans le super-e´tat 1 avec la lettre a et on consomme
bien les lettres abc dans le sous-automate mais on ne sort pas de ce contexte.
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Figure 4.1 – Exemple d’automate hie´rarchique a` contrainte qui accepte le mot
abcd mais rejette le mot abc.
4.3.3 Langage accepte´ par un automate hie´rarchique
Le langage accepte´ par un automate correspond a` l’ensemble des mots qu’il re-
connaˆıt. On de´finit le langage accepte´ de la meˆme fac¸on que pour les automates a`
contraintes non hie´rarchiques, mais en se basant cette fois sur la fonction de transition
e´tendue aux mots de´finie pour les automates hie´rarchiques dans la partie 4.3.2. On
utilisera par ailleurs la fonction valid qui ve´rifie qu’une liste de variables valide un jeu
de contrainte pre´sente´e dans la partie 3.4.3.
De´finition 11. Soit A un automate hie´rarchique a` contraintes (N, i,Σ, sub,X ,Φ, δ).
Le langage accepte´ par cet automate note´ L(A) est de´fini ainsi :
L(A) =
{
ω ∈ Σ? | δˆ(i, ε, ω) = 〈n, L〉 ∧ valid(L,Φ) avec n ∈ N et L ∈ (XG(A))?}
En d’autres termes, un mot peut eˆtre rejete´ pour deux raisons :
• si la fonction δˆ a renvoye´ le couple 〈⊥, ε〉 suivant un des cas d’erreur mentionne´es
dans la partie 4.3.2.
• si la liste de variables retourne´e ne satisfait pas le jeu de contraintes Φ, c’est-a`-dire
si valid a renvoye´ faux.
4.4 Ope´rations
Nous pre´sentons dans cette section les diffe´rentes ope´rations ne´cessaires pour inte´grer
des annotations porte´es par des HFAs dans le CFG d’un programme. Nous de´taillerons
en premier lieu les raisons qui nous empeˆchent de de´finir une ope´ration de produit
entre deux HFAs. Dans la suite de cette partie, une ope´ration d’injection permettant
de faire la fusion d’un FFA avec un HFA sera pre´sente´e, ainsi qu’une ope´ration d’apla-
tissement destine´e a` transformer un HFA en un FFA. On pre´sentera dans un premier
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temps l’ope´ration d’aplatissement car elle est plus simple appre´hender et qu’elle per-
met d’introduire un certain nombre de fonctions et de notions qui seront e´galement
applicables a` l’ope´ration d’injection.
4.4.1 Un mot sur le produit de deux HFAs
L’ide´e de de´finir une ope´ration de produit sur deux HFAs a e´te´ e´carte´e a` cause de
la structure des automates hie´rarchiques. En effet, par construction, le chevauchement
de contextes n’est pas envisageable puisque la sortie d’un super-e´tat force la sortie des
contextes qu’il contient. Si l’on entre dans un contexte A puis un contexte B, il est
impossible de sortir du contexte A et de rester dans le contexte B dans le meˆme temps.
La figure 4.2a illustre ce proble`me. La transition d’entre´e du contexte B par Be a
lieu dans le contexte A mais la transition de sortie du contexte A par Ax apparaˆıt dans
le contexte B. Intuitivement, on serait tente´ de construire le HFA de la figure 4.2b, qui
respecte bien les entre´es et sorties de chaque contexte. Cependant, le mot Ae Be Ax Bx
n’est pas accepte´ par cet automate : une fois entre´ dans les deux contextes imbrique´s
graˆce aux lettres Ae Be , la transition de sortie Ax qui devrait permettre de sortir du
super-e´tat A ne permettra pas de sortir du super-e´tat B et une erreur sera alors propage´e.
Ae Be Ax Bx
B
A
(a) Chevauchement de contextes.
Be
A Ae
A
B
Be
Bx
B
Ax
*-{ }Ae*-{ }
*
(b) HFA.
Figure 4.2 – Illustration du proble`me de chevauchement de contexte.
The´ore`me 1. Le produit de deux HFAs ne peut pas eˆtre de´fini si certains de leurs
contextes sont susceptibles de se chevaucher.
De´monstration. Conside´rons deux contextes qui se chevauchent, c’est-a`-dire que l’entre´e
du second a lieu dans le premier et que la sortie du premier a lieu dans le second. Il est
possible de de´finir se´pare´ment un HFA pour chaque contexte, mais s’il e´tait possible
de de´finir leur produit qui re´sulterait en un troisie`me HFA e´quivalent, alors celui-ci
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devrait ne´cessairement supporter le chevauchement de contexte, or la de´finition des
HFAs ne le permet pas.
Les proble`mes rencontre´s relatifs a` ces chevauchement de contexte nous ont pousse´s
a` reprendre l’objectif initial de la de´finition d’un tel produit. Le but e´tait la fusion
d’un CFA repre´sentant les informations de flot du programme et d’un HFA contenant
des annotations supple´mentaires. Or le CFA est ne´cessairement plat, donc au lieu de
de´finir ce produit de HFAs, il suffit de de´finir un produit entre un FFA et un HFA
qui ne souffrira pas des meˆmes proble`mes de chevauchement puisque les automates
plats ne supportent pas de contextes. Apre`s avoir pre´sente´ l’ope´ration d’aplatissement
et introduit un certain nombre de fonctions, on de´taillera cette ope´ration d’injection
capable d’inte´grer un automate plat dans un automate hie´rarchique.
4.4.2 Ope´ration d’aplatissement
Le produit d’injection entre un CFA et un HFA cre´e un nouvel automate hie´rarchique.
A` terme cependant, ce re´sultat doit eˆtre utilise´ pour reconstruire un nouveau CFG sur
lequel doit ensuite eˆtre effectue´e l’analyse de WCET. Il convient donc de de´finir une
ope´ration capable de transformer un HFA en un FFA e´quivalent et a` partir duquel le
nouveau CFG pourrait eˆtre reconstruit.
On appellera aplatissement l’ope´ration permettant de construire un FFA e´quivalent
a` un HFA donne´. Cette ope´ration utilise le produit d’automates a` contraintes pre´sente´
dans la partie 3.4.5 ainsi qu’une nouvelle ope´ration appele´e unification, destine´e a`
inte´grer dans un automate donne´ le sous-automate contenu dans un de ses super-e´tats.
Les diffe´rents super-e´tats d’un HFA peuvent contenir eux-meˆmes des listes de HFA,
et ainsi de suite de fac¸on re´cursive. Cependant, nous travaillons sur des automates finis,
donc en descendant suffisamment profonde´ment dans la hie´rarchie, nous trouverons
toujours un HFA sans super-e´tats, qu’on pourra donc simuler avec un FFA. Le principe
de cette ope´ration d’aplatissement est donc, pour chaque super-e´tat rencontre´, d’utiliser
l’ope´ration de produit d’automates a` contraintes sur sa liste de sous-automates, en
ayant pris soin d’aplatir les sous-automates qui le ne´cessitaient 4(par un appel re´cursif).
Il suffira ensuite d’utiliser l’ope´ration d’unification sur le super-e´tat en question pour
inte´grer son unique sous-automate dans l’automate courant.
4. Le produit d’automates a` contraintes est de´fini sur des FFA.
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Fonction 1 : aplatissement
Donne´es : HFA A = (N, i,Σ,sub,X ,Φ, δ)
Re´sultat : FFA
1 pour chaque n ∈ N tel que sub(n) 6= ε faire
2 FFA F0 = aplatissement (sub(n)[0])
3 pour i = taille(sub(n))− 1; i > 0; i−− faire
4 FFA F i = aplatissement (sub(n)[i])
5 F0 = produit (F0,F i) // produit d’automates a` contraintes plats
6 sub(n) =
{
HFA(F0)} // F0 devient le seul sous-automate de n
7 unification (A, n)
8 retourner FFA(A) // A n’est plus hie´rarchique
Cette ope´ration d’aplatissement est pre´sente´e sous forme de fonction sur l’algo-
rithme 1. On y de´taille notamment l’utilisation du produit d’automates a` contraintes
et les appels re´cursifs a` la fonction d’aplatissement sur la liste des sous-automates, pour
chaque super-e´tat rencontre´.
Les diffe´rents appels re´cursifs et les boucles de cet algorithme permettent de tra-
vailler uniquement avec des automates plats au moment du produit d’automates, ainsi
que lors de l’utilisation a` la proce´dure d’unification. En effet, celle-ci ne peut eˆtre
appele´e que sur un super-e´tat contenant un FFA comme unique sous-automate.
4.4.3 Unification : suppression des super-e´tats
On appelle unification l’ope´ration qui s’applique sur un super-e´tat contenant un
unique sous-automate non hie´rarchique et qui consiste a` supprimer ce super-e´tat en
inte´grant le sous-automate a` l’automate courant.
Les grandes e´tapes de l’ope´ration d’unification applique´e au super-e´tat n contenant
un unique sous-automate plat sont les suivantes :
• De´finir un automate A a` partir des entre´es et des sorties de n.
• Faire le produit de A avec le sous-automate de n.
• Inte´grer le re´sultat du produit dans l’automate initial en accrochant ses transitions
initiales aux transitions d’entre´e dans n, et les transitions terminales aux transitions
de sorties. On remplace ainsi le super-e´tat n par une partie de son sous-automate.
La figure 4.4 illustre la suppression d’un super-e´tat et l’inte´gration de son sous-
automate a` l’automate courant. La transition d’entre´e du super-e´tat 1 2b est mise
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Figure 4.3 – Illustration de l’ope´ration d’unification applique´e au super-e´tat 2 .
en correspondance avec la transition 4 6b du sous-automate puisque celle-ci a pour
source l’e´tat initial 4 , tandis que la transition de sortie 2 3d est fusionne´e avec
les transitions 6 7d et 8 d du sous-automate, mais pas la transition 5 d ,
car cette transition n’est pas atteignable en prenant comme premie`re transition depuis
l’e´tat initial 4 celle qui respecte l’e´tiquette d’entre´e b .
En effet, comme explique´ dans la partie 4.3.2 de´crivant la fonction de transition
e´tendue aux mots des automates hie´rarchiques, les transitions d’entre´e et de sortie d’un
super-e´tat ont une forme de priorite´ sur les transitions internes, et restreignent ainsi
les mots accepte´s par les sous-automates. Ainsi, pour qu’un mot soit accepte´ par un
automate hie´rarchique, il faut que les sous-automates des super-e´tats rencontre´s soient
capables de consommer la sous-chaˆıne qui n’aura pas pu eˆtre consomme´e, pre´fixe´e de
la lettre d’une transition d’entre´e (ici b ) et suffixe´e de la lettre d’une transition de
sortie (ici d ) de ces super-e´tats.
Cependant, il n’est pas impossible que le sous-automate seul accepte des mots ne
respectant pas les e´tiquettes d’entre´e et de sortie du contexte. Nous listons ici les
diffe´rents cas et nous citons en exemple des mots accepte´s par le sous-automate du
super-e´tat 2 de la figure 4.3a :
• Le mot ne commence pas par une lettre d’entre´e du contexte. Ici, le sous-automate
accepte le mot ed qui ne commence pas par b .
• Le mot ne termine pas par une lettre de sortie du contexte. Ici, le sous-automate
accepte le mot bc qui ne termine pas par d .
• Le mot comporte une lettre de sortie ailleurs qu’en dernie`re position. Ici, le sous-
automate accepte le mot bded , qui commence bien par b et termine par d , mais qui
contient e´galement un d en seconde position, ce qui autorise une sortie de contexte.
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Il est donc ne´cessaire de re´duire le sous-automate aux seuls e´tats et transitions
autorisant les mots voulus pour l’inte´grer correctement dans l’automate englobant et
que les langages accepte´s par le HFA avant et apre`s unification soient e´quivalents.
4.4.3.1 Re´duction du sous-automate
Le moyen le plus simple de re´duire ce sous-automate est de construire un automate
forc¸ant les transitions initiales et finales accepte´es, et d’utiliser l’ope´ration de produit.
La figure 4.4a illustre un tel automate adapte´ de la figure 4.3a, qu’on appellera automate
re´ducteur. On de´butera la construction de cet automate par la cre´ation de son e´tat
initial a` partir du pre´de´cesseur du super-e´tat. On ajoutera ensuite a` l’automate un
e´tat pour chaque successeur du super-e´tat, ainsi qu’un e´tat pour le super-e´tat en lui-
meˆme. On recopiera enfin a` l’identique les transitions du HFA initial, et on ajoutera,
sur l’e´tat correspondant au super-e´tat, une transition re´flexive acceptant l’alphabet
complet sauf les transitions sortantes. La figure 4.4b montre le re´sultat du produit
entre le sous-automate du super-e´tat 2 et l’automate re´ducteur de la figure 4.4a.
21 b 3d
d*-{ }
(a) Automate re´ducteur.
14
38
26
28
b
37
d
c
d
(b) Re´sultat du produit entre l’automate re´ducteur
et le sous-automate de 2 .
Figure 4.4 – Re´duction du sous-automate du super-e´tat 2 par un produit forc¸ant
des transitions d’entre´e et de sortie spe´cifiques.
4.4.3.2 Re´injection du re´sultat
Une fois le produit effectue´, la dernie`re e´tape consiste a` re´inte´grer son re´sultat
a` la place du super-e´tat concerne´ par l’unification. Dans ce re´sultat, les e´tats sont
naturellement compose´s a` partir des e´tats du sous-automate et des e´tats de l’automate
re´ducteur. Il est ainsi possible de distinguer trois cate´gories d’e´tats, en fonction des
e´tats de l’automate re´ducteur duquel ils proviennent :
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1. Des e´tats initiaux construits a` partir des e´tats initiaux des automates re´ducteurs.
Ici l’e´tat 1|4 provient du produit avec l’e´tat 1 .
2. Des e´tats terminaux construits a` partir des e´tats terminaux des automates re´duc-
teurs. Ici les e´tats 3|7 et 3|8 proviennent du produit avec l’e´tat 3 .
3. Des e´tats issus spe´cifiquement du sous-automates, compose´s a` partir des e´tats
autorisant toutes transitions dans les automates re´ducteurs. Ici les e´tats 2|6 et
2|8 proviennent du produit avec l’e´tat 2 .
Le processus permettant de re´inte´grer le re´sultat dans l’automate initial consiste a`
remplacer d’un coˆte´ le super-e´tat concerne´ par les e´tats de la troisie`me cate´gorie, et
inversement, de remplacer les e´tats des deux premie`res cate´gories par les e´tats desquels
ils sont issus dans l’automate initial, en respectant les e´tiquettes correspondantes.
Dans notre exemple, les e´tats 2|6 et 2|8 viennent remplacer le super-e´tat 2 , tandis
que l’e´tat 1|4 est remplace´ par l’e´tat 1 , et que les e´tats 3|7 et 3|8 sont remplace´s
par l’unique e´tat 3 . On retrouve ainsi l’automate de la figure 4.3b.
4.4.3.3 Adaptation des contraintes
Les HFAs de´finis dans la partie 4.3.1 supportent des jeux de contraintes associe´s
a` des variables attache´es aux arcs. Les e´tapes de l’unification pre´sente´es dans la par-
tie 4.4.3 montrent comment il est possible d’inte´grer un sous-automate a` la place du
super-e´tat qui le contenait, mais uniquement au niveau des e´tats et des transitions.
Nous avons repousse´ a` la pre´sente section l’impact sur les contraintes de telles modifi-
cations d’un HFA, afin de simplifier les explications. Nous pre´sentons donc dans cette
partie les adaptations que ne´cessitent les contraintes lors de l’ope´ration d’unification, et
qui trouvent leur justification dans l’article [55]. Par ailleurs, on de´crit ici un de´pliage
des contraintes pour chaque entre´e dans un contexte, dans le seul but d’expliquer le
fonctionnement ge´ne´ral. Le de´pliage est en re´alite´ virtuel et ne ne´cessite pas d’eˆtre fait
de fac¸on explicite.
Les contraintes des HFAs sont ve´rifie´es lorsqu’un mot ou une sous-chaˆıne doit eˆtre
consomme´ en entier, par l’utilisation de la fonction valid (voir partie 3.4.3). En d’autres
termes, a` chaque fois qu’on sort d’un contexte, les occurrences des variables rencontre´es
doivent permettre de ve´rifier les contraintes associe´es.
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Conside´rons un sous-automate supportant deux variables a et b et auquel la con-
trainte a+2b ≤ 8 est associe´e. On peut assimiler les diffe´rentes entre´es dans le contexte
contenant ce sous-automate a` diffe´rentes instances dans lesquelles les occurrences des
variables doivent permettre de ve´rifier cette contrainte. On recopie ainsi virtuellement
la contrainte autant de fois qu’on entre dans le contexte en question.
Pour chaque entre´e dans le contexte, renommons les variables et leurs apparitions
dans la contrainte associe´e avec un indice diffe´rent afin d’assurer leur inde´pendance.
On utilisera des indices allant de 1 a` n pour les n entre´es dans le contexte, que l’on va
de plus repre´senter explicitement au moyen d’une nouvelle variable n sur l’arc d’entre´e
de ce contexte 5. Il est de´sormais possible de regrouper les diffe´rentes instances de cette
meˆme contrainte sous forme de syste`me ainsi :
a1 + 2b1 ≤ 8
a2 + 2b2 ≤ 8
...
an + 2bn ≤ 8
Lors de la phase de suppression d’un super-e´tat, on remplace celui-ci par le sous-
automate qu’il contient. Le nombre d’entre´es dans le contexte correspond toujours a`
la variable n, ainsi qu’au nombre de fois ou` on a duplique´ la contrainte. Cependant,
en remplac¸ant le super-e´tat par son sous-automate, on ne se´pare pas les diffe´rentes
instances des variables supporte´es pas ce sous-automate, puisqu’on ne duplique pas n
fois les arcs qui les supportent. On peut donc enrichir le syste`me avec deux nouvelles
e´quations pour exprimer la correspondance entre les diffe´rentes instances des variables
dans les contraintes virtuellement duplique´es et l’unique instance des variables de l’au-
tomate re´el :{
a = a1 + a2 + · · ·+ an
b = b1 + b2 + · · ·+ bn
Afin d’exprimer la contrainte globalement et non plus localement au contexte dans
lequel elle devait eˆtre ve´rifie´e, il est maintenant ne´cessaire de sommer les diffe´rentes
instances de la contrainte :
(a1 + a2 + · · ·+ an) + 2(b1 + b2 + · · ·+ bn) ≤ 8n
Pour finir on peut re´e´crire cette e´quation en fonction de a, b et n :
a+ 2b ≤ 8n
5. On utilise le nom n pour mettre en e´vidence le lien avec la borne de boucle en elle-meˆme.
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On a donc simplement multiplie´ les constantes par le nombre de fois ou` on est entre´
dans le contexte (la variable n), puisqu’on a somme´ en re´alite´ les n instances de la
contrainte et ope´re´ ensuite un renommage des variables.
Durant le processus de suppression de super-e´tat, il a donc suffit de multiplier les
constantes par le nombre n d’entre´es dans le contexte. Pour cela, on placera syste´ma-
tiquement une variable sur l’arc d’entre´e d’un super-e´tat avant la phase d’unification,
et on multipliera les constantes des contraintes par cette variable.
4.4.3.4 De l’inde´terminisme pour les cas complexes
Il n’est pas impossible pour un contexte d’un HFA d’avoir de multiples transitions
entrantes, ce qui pose un proble`me durant l’ope´ration d’unification. En effet, chaque
e´tat dont une transition permet d’entrer dans le super-e´tat auquel on s’inte´resse doit
devenir un e´tat initial de l’automate re´ducteur, ce qui le rend alors inde´terministe
par construction. On ajoutera alors une ε-transition permettant d’acce´der a` chaque
e´tat initial avant de faire le produit avec le sous-automate. Le re´sultat comportera
donc e´galement cette ε-transition faisant l’union de tous ses e´tats initiaux. Ne´anmoins,
l’e´tape finale qui consiste a` re´inte´grer ce re´sultat a` la place du super-e´tat concerne´
permettra de fusionner les diffe´rents e´tats initiaux avec les e´tats d’entre´e de l’automate
initial, ce qui e´liminera l’inde´terminisme.
L’adaptation des contraintes (partie 4.4.3.3) ne diffe`re que par le nombre d’entre´es
dans le contexte, qui de´pend maintenant de la somme des entre´es sur chaque arc. Il
suffit cependant d’ajouter une seule et meˆme variable sur tous les arcs d’entre´e, qui
viendra ensuite multiplier les constantes des contraintes, de la meˆme fac¸on que lorsque
l’entre´e est unique.
4.4.3.5 Algorithme de l’unification
La proce´dure 2 pre´sente cette proce´dure d’unification. Dans cet algorithme, on
utilisera notamment les fonctions suivantes :
• reductAuto (HFA,e´tat) permet de fabriquer l’automate re´ducteur associe´ au super-
e´tat passe´ en parame`tre, comme explique´ dans la partie 4.4.3.1.
• associerDepuis ([transition],[transition]) permet de faire la fusion de deux listes de
transitions en remplac¸ant, pour toutes les paires de transitions portant les meˆmes
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e´tiquettes, l’e´tat source de la seconde par l’e´tat source de la premie`re. Inversement,
associerVers permet de faire cette fusion en remplac¸ant l’e´tat destination de la
seconde transition par l’e´tat destination de la premie`re.
• adapterContraintes (FFA,variable) multiplie les constantes des contraintes par une
variable passe´e en parame`tre, comme explique´ dans la partie 4.4.3.3.
• pred (e´tat) permet de re´cupe´rer l’ensemble des transitions depuis les pre´de´cesseurs
d’un e´tat passe´ en parame`tre. Inversement, succ correspond aux transitions vers les
successeurs de cet e´tat.
• produit (FFA,FFA) correspond a` l’ope´ration de produit de deux automates a` contraintes
pre´sente´e dans la partie 3.4.5.
Proce´dure 2 : unification
Donne´es : HFA A = (N, i,Σ,sub,X ,Φ, δ), n ∈ N
1 FFA F = produit (sub(n),reductAuto (n))
2 associerDepuis (pred(n) ,premie`re transition de F) // variable ne incluse
3 associerVers (succ(n) ,transitions(F)) // associe toutes les transitions de F
4 copier les e´tats de F dans A
5 copier les transitions de F dans A
6 adapterContraintes (F , ne)
7 copier les contraintes de F dans A
8 supprimer n
L’algorithme pre´sente´ ici ne supporte pas l’inde´terminisme mentionne´ dans la par-
tie 4.4.3.4, mais pour l’adapter il suffirait de changer a` la ligne 1 le type de F en un
e´quivalent non de´terministe, et de mettre ”premie`re transition” au pluriel a` la ligne 2.
4.4.4 L’ope´ration d’injection
Le langage L1 accepte´ par le CFA d’un programme repre´sente l’ensemble des traces
qui respectent la structure de ce programme, tandis que le langage L2 accepte´ par
un HFA de´crit l’ensemble des traces qui respectent l’annotation (ou les annotations)
que cet automate hie´rarchique supporte. Le re´sultat de l’ope´ration d’injection qu’on
souhaite de´finir doit eˆtre un automate dont le langage accepte´ soit L1 ∩ L2.
Inte´grer un FFA dans un HFA consiste a` faire correspondre des parties de l’automate
plat avec les contextes de´finis dans l’automate hie´rarchique. Pour cela, on utilisera un
certain nombre de fonction triviales de manipulation des automates, combine´es dans un
algorithme re´cursif qui renverra un HFA en re´sultat. Le fonctionnement de l’algorithme
66 V. Mussot
4.4. OPE´RATIONS
est de´taille´ ci-apre`s, suivi des fonctions utilise´es.
Fonctionnement ge´ne´ral : Lorsque les e´tats concerne´s par le produit ne sont pas
des super-e´tat, le fonctionnement est le meˆme que pour pour le produit d’automates a`
contraintes, c’est a` dire qu’on e´volue dans les deux automates en paralle`le en construi-
sant les e´tats et les arcs en commun. Les diffe´rences apparaissent lorsque l’e´tat de des-
tination de la transition explore´e est un super-e´tat. Dans ce cas, l’algorithme de´coupe
la partie du FFA qui sera pre´cise´ment injecte´e dans ce super-e´tat, et continue ensuite
la propagation du produit a` partir des e´tats de sortie de ce super-e´tat et des e´tats qui
suivent la de´coupe dans le FFA.
Le processus de de´coupe est le meˆme que celui utilise´ dans l’ope´ration d’unification
puisqu’il repose sur la fabrication de l’automate re´ducteur(voir partie 4.4.3.1) du super-
e´tat auquel on s’inte´resse, puis sur l’utilisation du produit d’automates entre l’automate
re´ducteur et le FFA. On prendra soin cependant de rede´finir l’e´tat initial du FFA
comme l’e´tat courant afin d’obtenir pre´cise´ment la portion du FFA qui devra eˆtre
injecte´e re´cursivement dans les diffe´rents sous-automates du super-e´tat.
La fonction 3 pre´sente l’ope´ration d’injection. Dans cet algorithme, les fonctions
suivante seront utilise´es :
• produitPartiel (FFA, e´tat, FFA) permet de faire un produit entre deux FFAs, en
conside´rant que l’e´tat initial du premier FFA est l’e´tat passe´ en parame`tre.
• last (FFA) permet de rechercher, dans un automate, les e´tats qui ne sont la source
d’aucune transition, c’est-a`-dire qu’il ne pre´sentent aucun arc de sortie.
• builtFrom (FFA, e´tat) renvoie l’e´tat du FFA correspondant a` l’e´tat passe´ en pa-
rame`tre. Il est ne´cessaire cependant que l’e´tat passe´ en parame`tre soit le re´sultat
d’un produit d’automates impliquant le FFA en question. Cette fonction permet de
remonter a` l’e´tat originel a` partir duquel l’e´tat passe´ en parame`tre a e´te´ construit.
• builtIn (FFA, e´tat) renvoie la liste des e´tats du FFA qui ont e´te´ construits a` partir
de l’e´tat passe´ en parame`tre.
On utilisera e´galement la fonction reductAuto (HFA,e´tat) de´ja` de´finie dans la par-
tie 4.4.3.5.
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Fonction 3 : injection
Donne´es : FFA F , HFA H
Re´sultat : HFA R
1 //On conside`re une liste de travail WL contenant trois e´tats
2 Initialiser le nouvel HFA R
3 Cre´er l’e´tat initial R0 = (F0,H0) et l’ajouter a` R
4 Initialiser WL avec les trois e´tats initiaux 〈F0,H0,R0〉
5 pour chaque couple 〈Fi,Hi,Ri〉 de WL faire
6 pour chaque α tel que δF(Fi, α) = 〈F ′i , xF〉 faire
7 si δH(Hi, α) = 〈H′i, xH〉 alors
8 si H′i est un super-e´tat alors
9 Cre´er R′i = (Fi,H′i) et l’ajouter a` R
10 Construire FFA C(H′i) = reductAuto (H,H′i)
11 Construire FFA P(Fi) = produitPartiel (F ,Fi, C(H′i))
12 pour chaque sous-automate subH de H′i faire
13 Cre´er HFA subR = injection (P(Fi), sub
H)
14 Ajouter subR a` la liste des sous-automates de R′i
15 pour chaque e´tat Cj de la liste last (C(H′i)) faire
16 Retrouver Hj = builtFrom (H, Cj)
17 Trouver la lettre β telle que δH(H′i, β) = 〈Hj, x′H〉
18 pour chaque e´tat Pj de la liste builtIn (P(Fi), Cj) faire
19 Retrouver Fj = builtFrom (F , Pj)
20 Cre´er Rj = (Fj,Hj) et l’ajouter a` R
21 Ajouter (Fj,Hj,Rj) a` WL
22 pour chaque e´tat Fk tel que δF(Fk, β) = 〈Fj, x′F〉 faire
23 Ajouter un arc R′i Rjβ, x
′
F unionmulti x′H
24 sinon
25 Cre´er R′i = (F ′i ,H′i) et l’ajouter a` R
26 Ajouter (F ′i ,H′i,R′i) a` WL
27 Ajouter un arc Ri R′iα, xF unionmulti xH
28 retourner R
4.5 Conclusion
Dans ce chapitre, nous avons e´tendu le formalisme des FFAs pre´sente´ dans le cha-
pitre pre´ce´dent, en introduisant la notion de hie´rarchie d’automates et en de´finissant le
formalisme des HFAs. Les e´tats d’un tel automate peuvent eux meˆme contenir une liste
d’automates hie´rarchiques, et seront utilise´s pour repre´senter les contextes de validite´
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des annotations de flots porte´es habituellement par des langages d’annotation.
Les ope´rations ne´cessaires a` l’inte´gration des ces automates hie´rarchiques dans une
analyse de WCET ont e´galement e´te´ de´finies. Dans le chapitre pre´ce´dent, l’approche
permettant d’inte´grer les annotations porte´es par les FFAs dans le CFG reposait sur
l’utilisation du produit d’automates entre un CFA et un FFA porteur d’annotations.
L’utilisation de HFAs a` la place des FFAs rendait impossible l’utilisation du produit
d’automates classique. Nous avons donc de´fini les diverses ope´rations ne´cessaires pour
obtenir une fusion efficace d’un CFA et d’un HFA, et pour retrouver le re´sultat de cette
fusion sous forme non hie´rarchique, afin de pouvoir reconstruire le CFG correspondant
et eˆtre en mesure de l’analyser.
Le chapitre 5 illustrera l’utilisation de ces HFAs, puisque l’on en construira pour
les diffe´rents contextes des annotations lie´es a` l’analyse de WCET. Les ope´rations
associe´es au processus d’inte´gration seront e´galement mentionne´s, et leur utilisation
sera de´taille´e dans le chapitre 6.
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“Just remember every time you look up at the moon,
I too will be looking at a moon. Not the same moon,
obviously, that’s impossible.”
— Andy Dwyer
5
Application au langage d’annotation FFX
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5.1 Introduction
Nous avons pre´sente´ dans les chapitres pre´ce´dents des structures base´es sur les
automates capables de supporter des contraintes et des contextes, et des ope´rations
pour fusionner automates d’annotation et graphes de flot de controˆle offrant ainsi une
alternative aux langages d’annotation pour inte´grer des proprie´te´s se´mantiques dans
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un processus d’analyse de WCET. Dans ce chapitre, nous montrerons comment il est
possible de transformer les diffe´rents e´le´ments du langage d’annotation FFX en auto-
mates d’annotations. Une des difficulte´s rencontre´es est l’obtention, graˆce aux infor-
mations de de´bogage, des adresses physiques qui correspondent aux diffe´rents e´le´ments
qui peuvent composer un programme. Nous verrons ainsi comment construire des auto-
mates hie´rarchiques compacts correspondant aux diffe´rents contextes d’un programme,
pour pouvoir ensuite inte´grer des annotations contextuelles dans une analyse de WCET.
Nous appliquerons enfin ces diverses constructions lors d’une traduction depuis le lan-
gage d’annotation FFX.
Un premier exemple de fichier FFX
Nous pre´sentons dans cette partie un exemple simple de fichier FFX ge´ne´re´ a` partir
du code source d’un programme e´crit en langage C et l’interpre´tation qui peut en eˆtre
faite.
int foo(int n){
int j=0,k;
for(k=0; k<10; k++){
j+=n-k;
}
return j;
}
int main(){
foo(5);
}
Code 5.1 – Programme
en langage C.
<flowfacts>
<function name="main">
<call name="C1" source="test.c" line="9">
<function name="foo">
<loop source="test.c" line="3" maxcount="10" >
</loop>
</function>
</call>
</function
</flowfacts>
Code 5.2 – Fichier FFX ge´ne´re´ a` partir du code 5.1.
Le langage d’annotation FFX de´crit dans la partie 2.4.1 permet d’exprimer des
contraintes de flot sur un programme donne´. Le code 5.2, par exemple, exprime la
borne de la boucle qu’on trouve dans la fonction foo du programme 5.1. Pour cela,
la borne de la boucle est de´finie comme un attribut (maxcount="10") de la balise de
boucle (<loop>). Les autres attributs de cette balise permettent de localiser la boucle
dans le programme, au moyen du nom du fichier source et de la ligne a` laquelle elle
se trouve. On peut e´galement noter la hie´rarchie des balises qui traduit la structure
du programme en elle-meˆme : la balise de boucle est imbrique´e dans une balise de
fonction, elle-meˆme contenue dans une balise correspondant a` son appel que l’on peut
trouver a` la ligne 9 du fichier source, et puisque cet appel de fonction se situe dans le
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programme principal, cette balise <call> est contenue dans la balise correspondant a`
la fonction main. Pour finir, on retrouve la balise <flowfacts> a` la racine du fichier
FFX.
5.2 Du code source vers le fichier binaire
Certains langages d’annotations (FFX notamment) supportent l’expression de pro-
prie´te´s a` la fois sur le code source des programmes, mais e´galement directement sur leur
binaire. Lorsqu’un expert fournit des informations supple´mentaires sur un programme,
il utilisera naturellement des annotations rapporte´es a` des lignes pre´cises dans le code
source ou` les structures sont bien identifie´es, tandis que les annotations ge´ne´re´es auto-
matiquement par un outil pourront aussi bien reposer sur les adresses physiques que
sur les lignes des fichiers source. Ainsi, on pourra par exemple trouver une borne de
boucle avec comme adressage la ligne pre´cise du fichier ou` trouver les mots-cle´s for ou
while, ou a` l’inverse, directement l’adresse physique du bloc correspondant a` la teˆte de
cette boucle.
A` terme, dans le CFG, on ne trouvera que des adresses physiques, si bien que lorsque
les annotations se rapportent au code source et sont donc identifie´es par des lignes des
fichiers sources, il est ne´cessaire de traduire ces annotations en adresses physiques pour
faire le rapprochement avec le CFG.
On utilise pour cela les informations de de´bogage d’un programme qui permettent
de faire le lien entre les lignes du fichier source et les adresses physiques qu’on trouve
dans le fichier binaire issu de la compilation. On obtient ainsi une forme de trac¸abilite´
des informations depuis le fichier source jusqu’au fichier binaire, ce qui n’est pas un
proble`me trivial et a fait l’objet de multiples recherches [37, 34, 30].
Par ailleurs, la mise en correspondance des nume´ros de lignes d’un fichier source avec
les adresses physiques du binaire impose de n’avoir qu’une instruction par ligne dans
le fichier source, et ce afin de s’assurer que deux informations de de´bogages relatives a`
deux instructions diffe´rentes ne renvoient pas vers un seul et meˆme nume´ro de ligne.
En effet, si sur une meˆme ligne par exemple, on venait a` trouver deux appels a` deux
fonctions diffe´rentes, les informations de de´bogage ne suffiraient pas a` diffe´rencier les
appels et d’autres donne´es comme le nom de la fonction appele´e devraient eˆtre utilise´es
pour faire cette distinction.
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La me´thode que nous pre´sentons dans cette the`se consiste a` transformer les anno-
tations en automates afin de les inte´grer dans le CFG. L’alphabet utilise´ pour ces au-
tomates est donc base´ sur des informations issues du CFG, en l’occurrence les adresses
physiques des blocs de base. Ainsi, la correspondance entre les informations sur le code
source et les adresses physiques du binaire nous est ne´cessaire de`s la fabrication de ces
automates d’annotation.
5.2.1 L’alphabet des automates base´ sur le CFG
Dans la partie 3.2.1 nous avons montre´ comment il e´tait possible de transformer un
CFG en un automate qu’on a nomme´ CFA, en utilisant comme alphabet les couples
d’adresses 〈source, destination〉 correspondant aux adresses des blocs de bases auxquels
sont rattache´es les arcs.
Nos automates sont destine´s a` autoriser des ensembles spe´cifiques d’areˆtes d’un
CFG, et par comple´ment a` en interdire d’autres. Il est donc indispensable d’utiliser
le meˆme alphabet que celui du CFA qu’on de´rivera de ce CFG. De cette fac¸on on
pourra utiliser les ope´rations d’injection et de produit sur un alphabet commun. Or
dans certains cas, on ne s’inte´ressera qu’au bloc source ou au bloc destination d’un arc,
sans se soucier des autres blocs. Afin de conserver une description d’automates la plus
compacte possible, nous avons donc de´cide´ de de´finir une notation pour repre´senter un
ensemble de transitions dont l’une ou l’autre des adresses du couple est quelconque.
5.2.2 L’utilisation de l’e´toile
Nous utiliserons l’e´toile (∗) pour repre´senter la notion d’adresse quelconque, par
le remplacement de l’une ou l’autre des adresses du couple 〈source, destination〉. Une
transition e´tiquete´e avec le couple 〈adrx, ∗〉 repre´sentera ainsi l’ensemble des transi-
tions qui ont pour bloc source le bloc d’adresse adrx, quelle que soit l’adresse du bloc
destination.
On pourra ainsi trouver des transitions du type adrx → ∗, ou a` l’inverse ∗ → adrx.
Notons que la transition e´tiquete´e ∗ → ∗ est e´quivalente a` la transition ∗ et accepte
l’ensemble de l’alphabet Σ.
De plus, cette notation est compatible avec celle introduite dans la partie 3.4.1 qui
autorise la syntaxe ∗\{〈adrx, adry〉} pour exprimer l’ensemble des transitions existantes
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dans le CFG sauf les transitions adrx → adry. Il est donc possible de trouver des tran-
sitions comme 〈adrx, ∗〉\{〈adrx, adry〉} qui repre´sente donc l’ensemble des transitions
qui partent du bloc d’adresse adrx sauf celle qui a pour destination le bloc d’adresse
adry.
Si cette notation permet d’e´viter les ambigu¨ıte´s elle a le de´savantage d’eˆtre parti-
culie`rement verbeuse, notamment lors de la repre´sentation des automates sous forme
graphique. Ainsi, lorsque c¸a sera possible, on repre´sentera les transitions en conside´rant
une priorite´ entre les transitions, qui correspondra a` la pre´cision de la transition, c’est-
a`-dire a` la taille de l’ensemble repre´sente´ :
• Priorite´ 1 : adr→ adr.
• Priorite´ 2 : adr→ ∗ ou ∗ → adr.
• Priorite´ 3 : ∗ → ∗ note´ aussi ∗ ou encore Σ.
La figure 5.1a montre un automate avec trois transitions ainsi que les transitions
exclues, qui ont e´te´ omises sur la figure 5.1b. Il convient donc d’interpre´ter ce second
automate avec la notion de priorite´. En l’occurrence la transition adrx → adry est la
plus pre´cise, ce qui implique qu’elle est exclue de la transition adrx → ∗, qui est elle-
meˆme exclue de la transition ∗. En conside´rant cette interpre´tation, les deux automates
sont e´quivalents.
D’autre part, le formalisme des automates pre´sente´ dans le chapitre 4 et utilise´ ici
est de´terministe. Il est donc ne´cessaire de de´finir clairement cette re`gle de priorite´ pour
que l’automate de la figure 5.1b ne puisse eˆtre interpre´te´ que de fac¸on de´terministe.
adrx,*< <0
adrx,**-{ }< <
-{ }adrx,< <adry
adrx,< <adry
(a)
adrx,*< <0
*
adrx,< <adry
(b)
Figure 5.1 – Deux automates e´quivalents, l’un avec les transitions exclues explicites
(a) et l’autre avec la notion de priorite´ (b).
Notons que deux transitions de type adrx → ∗ et ∗ → adry ont la meˆme priorite´
et ne´cessitent l’ajout explicite des transitions exclues pour e´viter les ambigu¨ıte´s et
conserver le de´terminisme des automates.
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5.3 Diffe´rents contextes
Dans cette partie, nous passons en revue les diffe´rents types d’informations issues
du code source que nous souhaitons pouvoir supporter, et comment il est possible
d’interpre´ter les informations de de´bogage qui leur sont associe´es pour construire des
automates hie´rarchiques aussi compacts que possible. Les contextes qui seront sup-
porte´s correspondent aux constructions que l’on trouve dans les fichiers FFX et qui
repre´sentent les e´le´ments structurels usuels de la programmation impe´rative.
5.3.1 Contexte d’appel de fonction
La modularite´ des programmes provient du de´coupage en fonctions, ce qui permet
d’appeler une meˆme fonction plusieurs fois depuis des points diffe´rents du programme.
Si dans le corps d’une fonction, une proprie´te´ se´mantique de´pend des parame`tres de
cette fonction, alors il sera pertinent de fournir des annotations diffe´rentes en fonction
du contexte d’appel, et non pas pour tous les appels a` cette fonction. Dans la partie 3.5.2
par exemple, nous pre´sentons un programme avec deux appels a` la meˆme fonction et
une borne de boucle diffe´rente pour chaque appel.
Un appel de fonction peut eˆtre de´compose´ en deux parties : d’un coˆte´ l’appel en
lui meˆme qui correspondra au bloc de base depuis lequel le branchement d’appel est
effectue´, et de l’autre le corps de la fonction soit tous les blocs de base qui la composent.
L’appel : Un appel de fonction correspond a` une instruction de branchement situe´e
a` la fin d’un bloc de base. Ainsi, un appel de fonction depuis le programme principal
correspondra a` un seul et unique bloc de base dans un CFG. On travaille cependant sur
le CFG inline´ des programmes, ce qui implique que, comme illustre´ dans le code 5.3,
void foo(){
bar(); // C3
}
int main(){
foo(); // C1
foo(); // C2
}
Code 5.3 – Appels de
fonctions imbrique´s
si une fonction (ici bar) est appele´e dans une fonction
(ici foo) qui est elle-meˆme appele´e deux fois depuis le
programme principal (C1 et C2), alors l’appel auquel on
s’inte´resse (C3) correspondra a` deux blocs de bases a` deux
endroits diffe´rents dans le CFG mais avec la meˆme adresse
physique. De plus, si on regarde uniquement le CFG de la
fonction foo plutoˆt que le CFG du programme complet,
on ne trouvera bien qu’un seul bloc correspondant a` cet
appel C3. Ainsi on a bien une correspondance directe entre
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l’appel de fonction et les adresses physiques des blocs dans le contexte spe´cifique de
l’appel, puisque de leur coˆte´, les blocs de base des deux appels C1 et C2 a` cette meˆme
fonction foo auront bien chacun une adresse physique diffe´rente.
D’autre part, dans le binaire d’un programme, le point d’appel d’une fonction cor-
respondra a` une instruction de saut (branch), tandis que l’instruction en se´quence
sera habituellement sauvegarde´e dans un registre spe´cifique (par exemple le registre
r14, appele´ Link Register en ARM) ou sur la pile pour pouvoir y revenir par la suite,
puisqu’elle correspond justement a` l’adresse de retour de cette fonction.
Ces deux adresses sont pre´cise´ment celles ne´cessaires pour de´limiter le contexte de
l’appel de fonction, en prenant soin de trouver l’adresse du bloc de base contenant le
branchement en question. Il n’est pas ne´cessaire a` ce niveau d’avoir plus d’informations
sur la destination de l’appel, ni les adresses des diffe´rents blocs qui composent la fonc-
tion appele´e. On peut donc construire un automate correspondant au point d’appel
d’une fonction en utilisant simplement l’adresse du bloc contenant ce branchement, et
l’adresse en se´quence correspondant au retour de la fonction.
La figure 5.2 montre un automate d’annotation supportant un contexte d’appel qui
correspondrait a` un point d’appel dans le bloc d’adresse 0x8424 et avec un bloc en
se´quence correspondant au retour de la fonction a` l’adresse 0x8430. L’utilisation de
l’e´toile dans le label de la transition d’entre´e (0x8424→ *) permet d’autoriser l’entre´e
dans n’importe quel point de la fonction appele´e, ou meˆme l’entre´e dans diffe´rentes
fonctions si la fonction appele´e e´tait initialement inconnue (si la destination du bran-
chement e´tait contenue dans un registre par exemple). De la meˆme fac¸on, l’e´toile du
label de l’arc retour (* → 0x8430) permet de conside´rer l’ensemble des arcs existants
dans le CFG qui ont pour destination le bloc d’adresse 0x8430, quel que soit le bloc
source.
CC
0x8424,*< <
*,0x8430< <
*-{ }<0x8424,*<
Figure 5.2 – Le contexte d’un point d’appel de fonction sous forme de HFA.
Il est possible de trouver des branchements conditionnels dans les fichiers binaires,
ce qui veut dire que dans certains cas, l’appel de la fonction ne sera pas emprunte´, et
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l’arc 0x8424 → 0x8430 existera bel et bien dans le CFG. L’automate de la figure 5.2
ne supporte pas correctement ce type d’instructions mais en ajoutant cet arc du CFG
comme transition re´flexive sur l’e´tat C , et en utilisant les priorite´s des transitions,
cet automate repre´sentant un contexte et le produit qui sera fait par la suite avec le
CFG resteront cohe´rents.
Le corps de la fonction : Le contexte repre´sente´ par le corps de la fonction cor-
respond a` l’ensemble des blocs qui appartiennent a` cette fonction, incluant e´galement
les blocs des diffe´rentes fonctions qu’elle meˆme appelle. Dans le binaire du programme,
ce contexte est clairement de´limite´ par l’adresse de de´but de la fonction, qui est aussi
l’adresse de son premier bloc, et l’adresse de son (ou de ses) dernier(s) bloc(s). On
construira donc un automate repre´sentant le contexte du corps d’une fonction avec
comme entre´e un arc entre un point quelconque et le premier bloc de la fonction, et
comme sortie un arc (ou des arcs) dont la source sera le dernier bloc (ou les derniers)
de la fonction.
Notons par ailleurs qu’on ne traite pas le cas des fonction re´cursives pour lesquelles
il n’existe pas de structure particulie`re en FFX. D’une manie`re ge´ne´rale, comme ex-
plique´ dans [51], pour que les syste`mes critiques restent analysables statiquement, la
re´cursion est interdite car a` l’instar des bornes pour les boucles, il est ne´cessaire de
connaˆıtre la profondeur de la re´cursion pour obtenir un WCET fini. Hors, cette profon-
deur maximale ne peut pas eˆtre de´termine´e statiquement puisqu’elle de´pend de l’e´tat
des variables pendant l’exe´cution. Ajoute´ a` cela, la demande en terme d’espace sur la
pile pour supporter la re´cursion est e´galement inconnue. Il en ressort une impossibilite´
d’allouer statiquement la taille maximale de la pile avant l’exe´cution, ce qui perturbe
donc le dimensionnement du syste`me.
La figure 5.3 montre un automate d’annotation supportant un contexte du corps
d’une fonction dont le premier bloc aurait l’adresse 0x8480 et avec un bloc en se´quence
correspondant au retour de la fonction depuis le bloc d’adresse 0x849C. L’utilisation
de l’e´toile dans le label de la transition d’entre´e (* → 0x8480) permet d’entrer dans
ce contexte quel que soit le point d’appel de la fonction. A` l’inverse, le label de la
transition de sortie (0x849C → *) permet d’autoriser tous les arcs du CFG qui ont
pour source le dernier bloc de la fonction, sans s’inte´resser a` leur bloc de destination.
Les derniers blocs d’une fonction se terminent typiquement par une instruction de
branchement vers l’adresse de retour sauvegarde´e dans un registre spe´cifique ou sur la
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FF
*,0x8480< <
0x849C,*< <
*-{ }<*,0x8480<
Figure 5.3 – Le contexte d’un corps de fonction sous forme de HFA.
pile. Dans les fichiers binaires compile´s depuis du code source en langage C, il n’y a pas
d’instruction en se´quence et pas d’arc correspondant apre`s un branchement de retour
d’une fonction, mais pour d’autre types de compilation, ou pour du binaire e´crit a` la
main, il n’est pas impossible de trouver des cas ou` le branchement de retour de fonction
apparaˆıt au milieu de celle-ci (une sortie au milieu d’une boucle par exemple, ou un
branchement conditionnel). Dans ce cas, le bloc de retour de la fonction sera bien la
source de deux arcs dans le CFG : l’un sera le branchement vers l’adresse de retour,
l’autre permettra d’acce´der a` la suite de la fonction en se´quence. Dans la pratique, on
utilisera le typage des arcs fourni par Otawa pour savoir si l’arc rencontre´ est un arc
de retour de fonction ou non.
5.3.2 Contexte de boucle
Les boucles sont des structures de controˆle qui permettent d’exe´cuter plusieurs fois
un meˆme ensemble d’instructions. Le contexte de´limite´ par une boucle correspond donc
a` l’ensemble des exe´cutions des instructions qu’elle contient, depuis son point d’entre´e
jusqu’a` sa sortie.
On conside`re un ensemble de blocs comme une boucle naturelle si un des blocs de
cet ensemble domine 1 tous les autres et si ce bloc est la destination d’un arc retour. On
appelle alors ce bloc la teˆte de boucle et pour le reste des blocs on parlera ge´ne´ralement
de corps de boucle. Cette de´finition ne s’applique qu’aux boucles re´gulie`res mais il
est possible de rencontrer des boucles irre´ductibles avec plusieurs entre´es, auquel cas
la teˆte de boucle n’est pas de´finie. Dans la pratique, on utilisera la gestion de ces cas
particuliers par Otawa qui est capable de restructurer ces boucles non re´gulie`res. Ainsi
de notre coˆte´, on ne rencontrera que des boucles re´gulie`res dans les CFGs sur lesquels
nous travaillerons.
1. Dans un CFG, un bloc A domine un bloc B si tous les chemins qui me`nent du premier bloc au
bloc B passent par A
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Le contexte de´limite´ par une boucle regroupe donc l’ensemble des blocs qui la
composent. Ainsi, l’entre´e dans ce contexte correspond a` l’ensemble des arcs qui ont
pour destination la teˆte de la boucle et qui ne sont pas des arcs retours, et la sortie du
contexte est l’ensemble des arcs qui ont pour source un bloc de la boucle (de la teˆte ou
du corps) et pour destination un bloc exte´rieur a` la boucle.
Conside´rant une boucle donne´e, il est possible de se´parer l’ensemble des blocs d’un
CFG en trois partitions que sont la teˆte de la boucle, le corps de la boucle, et les blocs
exte´rieurs a` la boucle (ext). L’automate de la figure 5.4 re´sume sche´matiquement les
entre´es et sorties d’un contexte de boucle en fonction de ces partitions.
L
L ext --> tête tête --> ext
corps --> ext
Figure 5.4 – Entre´es et sorties sche´matiques d’un contexte de boucle sous forme
d’automate hie´rarchique.
En appliquant ce partitionnement a` un vrai CFG, il est donc possible de construire
un automate hie´rarchique repre´sentant le contexte d’une boucle tout en n’utilisant que
les adresses des blocs qui la composent.
La figure 5.5a montre un exemple de CFG comportant une boucle ainsi que l’ap-
partenance des blocs aux trois partitions cite´es pre´ce´demment. La figure 5.5b quant
a` elle repre´sente le contexte de la boucle sous forme d’automate hie´rarchique. On re-
trouve bien les entre´es vers la teˆte de boucle et les sorties depuis n’importe quel point
de la boucle vers l’exte´rieur. Notons que les adresses ne´cessaires pour construire cet
automate sont bien celles des seuls blocs qui composent la boucle.
Dans l’e´tiquette de la transition d’entre´e du contexte de boucle L, on utilisera l’e´toile
(*→ 0x85C8) pour faire la correspondance avec n’importe quel arc du CFG ayant pour
destination la teˆte de boucle d’adresse 0x85C8. Notons qu’on aurait pu exclure de cette
transition d’entre´e les diffe´rents arcs retours de la boucle (ici l’arc 0x85D4→ 0x85C8),
mais le contexte de´limite justement la boucle en elle-meˆme. Cela implique qu’il est
impossible de rencontrer les arcs retours ailleurs que dans le contexte en question, ce
qui, par construction, exclut la possibilite´ de rentrer dans ce contexte via un des arcs
retour. On peut donc se permettre d’omettre l’exclusion des arcs retours dans cette
e´tiquette d’entre´e afin d’avoir un automate plus compact et lisible.
Les possibilite´s de sortie du contexte sont liste´es ici de fac¸on exhaustive puisqu’on
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0x85C8
0x8280
0x85EC 0x85D4
ext
tête
corpsext
(a) CFG
LL
*,0x85C8< <
0x85D4,*< <
*-{ }<*,0x85C8<
- < <0x85D4,0x85D4< <0x85D4,0x85C8
0x85C8,*< <- < <0x85C8,0x85D4< <0x85C8,0x85C8{
}
{ ,
}
,
(b) HFA
Figure 5.5 – Un CFG comportant une boucle (a) et le HFA repre´sentant ce contexte
de boucle (b).
autorise avec l’e´toile toutes les transitions issues des blocs de la boucle en excluant
celles qui restent internes a` la boucle. On obtient ainsi un automate particulie`rement
de´taille´ dans lequel beaucoup d’e´tiquettes ne correspondent a` aucun arc du CFG mais
par la suite, l’ope´ration de produit permettra de les supprimer.
En utilisant Otawa, il est possible de simplifier cet automate graˆce aux outils de
typage de classification des blocs des diffe´rentes boucles d’un programme. Ainsi, graˆce a`
une pre´-analyse du CFG, il est possible de ne conserver que les e´tiquettes correspondant
a` des arcs existants.
*,0x85C8
LL
*,0x85C8< <
0x85C8,0x85EC< <
*-{ }<<
Figure 5.6 – HFA repre´sentant un contexte de boucle apre`s simplification des
transitions sortantes.
La figure 5.6 montre une version simplifie´e de l’automate de la figure 5.5b apre`s
utilisation de la classification des arcs fournie par Otawa. La transition permettant
de sortir du contexte correspond de´sormais a` un seul arc du CFG (0x85C8→ 0x85EC),
qui faisait bien partie des transitions sortantes du contexte L dans la figure 5.5b
Notons e´galement qu’on ne distingue pas ici les diffe´rentes ite´rations de la boucle,
simplement la premie`re entre´e ainsi que la sortie, mais il est possible d’utiliser les
meˆmes partitions pour exprimer le contexte correspondant a` une ite´ration.
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5.3.3 Contexte d’ite´ration
Le comportement d’un programme d’une ite´ration a` l’autre peut changer, parce
que le flot de controˆle de´pend de l’incre´ment de la boucle par exemple, parce que des
instructions d’une ite´rations ont un impact sur les suivantes, ou a` cause de variables
globales. Par ailleurs, lorsqu’un expert veut exprimer une proprie´te´ relative a` chaque
ite´ration d’une boucle, il peut l’exprimer relativement a` la borne de la boucle et ainsi
la rendre globale, mais il peut e´galement vouloir l’exprimer localement et la re´pe´ter
pour toutes les ite´rations. Il est donc inte´ressant d’eˆtre capable de de´limiter le contexte
correspondant a` chaque ite´ration se´pare´ment pour fournir une liberte´ accrue dans l’ex-
pression de proprie´te´s locales.
Alors que le contexte d’une boucle (naturelle) est de´limite´ par son arc d’entre´e et
ses arcs de sortie, le contexte correspondant a` une ite´ration est de´limite´e par les arcs
qui partent de la teˆte de boucle vers le corps de la boucle et ceux qui reviennent du
corps de la boucle vers la teˆte, (ou vers l’exte´rieur pour la dernie`re ite´ration).
tête --> corps
corps --> tête
corps --> ext
I
I
Figure 5.7 – Entre´es et sorties sche´matiques d’un contexte d’ite´ration sous forme
d’automate hie´rarchique.
En utilisant les trois partitions de´finies dans la partie 5.3.2, la figure 5.7 illustre
sche´matiquement sous forme de HFA les entre´es et sorties d’un contexte correspondant
a` une ite´ration de boucle.
Notons que la sortie d’une ite´ration peut se faire par deux types d’arcs : les arcs
qui vont du corps vers la teˆte de boucle, qui correspondent donc a` ses diffe´rents arcs
retours, mais e´galement par les arcs qui permettent de sortir de la boucle directement
depuis son corps. En effet, lors de la dernie`re ite´ration de la boucle, si la sortie de la
boucle ne se fait pas depuis la teˆte de boucle, l’arc emprunte´ ira bien du corps vers
l’exte´rieur de la boucle.
L’exemple de contexte d’ite´ration pre´sente´ dans la figure 5.8a se base sur la boucle
pre´sente dans le CFG de la figure 5.5a. L’entre´e dans l’ite´ration (0x85C8→ 0x85D4)
correspond bien a` l’arc qui va de la teˆte au corps de la boucle. La sortie est quant a`
elle exprime´e graˆce a` l’e´toile (0x85D4 → *) pour autoriser tous les arcs qui ont pour
source le corps de la boucle, a` l’exception des arcs qui restent dans le corps de la boucle.
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Comme il n’y a qu’un seul bloc dans le corps de la boucle, le seul arc a` exclure est l’arc
0x85D4 → 0x85D4. On capture ainsi les blocs qui vont du corps vers la teˆte mais aussi
ceux qui vont du corps vers l’exte´rieur de la boucle.
{
I
0x85D4,*< <
*-{ }<<
- < <0x85D4,0x85D4
< <0x85C8,0x85D4
}
I
0x85C8,0x85D4
(a) HFA
I
*
< <0x85C8,0x85D4 I
< <0x85D4,0x85C8
-{ }<<0x85C8,0x85D4
(b) HFA simplifie´
Figure 5.8 – Un HFA repre´sentant un contexte d’ite´ration de boucle (a) et le meˆme
HFA simplifie´ (b).
A` l’instar de la simplification illustre´e sur la figure 5.6, il est possible de faire une
pre´-analyse du CFG par Otawa afin de rendre plus compact l’automate repre´sentant
le contexte d’une ite´ration. La figure 5.8b montre une version simplifie´e du HFA de
la figure 5.8a. En analysant le CFG, on se rend compte qu’il n’existe pas d’arc entre
le corps et l’exte´rieur de la boucle, ni d’arc re´flexif sur le bloc 0x85D4. Le seul arc
permettant de sortir du contexte de l’ite´ration est donc l’arc retour 0x85D4→ 0x85C8.
5.4 Du FFX aux automates
Nous avons montre´ dans la partie 5.3 comment il est possible de fabriquer des auto-
mates hie´rarchiques repre´sentant les diffe´rents contextes qu’on rencontre re´gulie`rement
dans un programme. En utilisant ces constructions et les possibilite´s offertes par le
formalisme dans le support de contraintes nume´riques, il est de´sormais possible de
traduire des annotations issues d’un langage d’annotation comme FFX en HFAs.
Dans cette partie, nous appliquerons donc cette traduction a` FFX pour montrer
comment les annotations exprime´es dans ce langage peuvent eˆtre traduites efficacement
en automates hie´rarchiques a` contraintes.
Annotation de source ou de binaire
Les diverses annotations supporte´es par FFX comportent une information de lo-
calisation, sous forme de ligne dans un fichier de code source, d’adresse physique re-
lative au fichier binaire du programme analyse´, ou encore de label correspondant au
nom d’un e´le´ment comme un nom de fonction. Comme explique´ dans la partie 5.2,
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lorsque les informations de localisation correspondent a` une ligne dans un fichier source,
ou a` un label, on utilisera les informations de de´bogage associe´es a` la compilation
pour retrouver les adresses physiques correspondantes dans le fichier binaire. En cas
d’e´chec de cette mise en correspondance (a` cause d’optimisations par exemple), il sera
e´videmment impossible de fabriquer un automate hie´rarchique correspondant au FFX
et donc d’inte´grer l’annotation en question a` l’analyse de WCET. Notons cependant
que cette limitation n’est pas lie´e a` l’utilisation des automates d’annotations mais
s’applique a` l’analyse dans tous les cas.
5.4.1 Traduction des appels de fonction
Le format FFX fournit deux balises qui permettent de ge´rer les appels de fonction :
• La balise <call> (code 5.4) qui correspond typiquement au contexte d’un point
d’appel de fonction pre´sente´ dans la partie 5.3.1 a` la page 76.
• La balise <function> (code 5.5) qui correspond au contexte du corps d’une
fonction pre´sente´ dans la partie 5.3.1 a` la page 78.
CALL ::=
<call LOCATION-ATTRS INFORMATION-ATTRS>
FUNCTION+
</call>
Code 5.4 – Balise FFX d’un appel
de fonction.
FUNCTION ::=
<function LOCATION-ATTRS INFORMATION-ATTRS>
STATEMENT*
</function>
Code 5.5 – Balise FFX d’une fonction.
Dans ces deux balises, on trouve notamment l’information de localisation, comme
une adresse physique, une paire 〈fichier source, nume´ro de ligne〉 ou un label. Une partie
de la grammaire FFX est fournie en appendice A.
Pour un appel de fonction donne´, on trouve habituellement ces deux balises im-
brique´es. Le code 5.6 montre un appel a` la fonction foo dans le programme principal
main a` la ligne 17. La figure 5.9 repre´sente le CFG de cet appel de fonction.
Il est possible de ge´ne´rer un fichier FFX comportant des informations de flot sur
ce code source, en utilisant un outil comme oRange, ou meˆme d’e´crire ce fichier a` la
main. Le code 5.7 est issu d’une ge´ne´ration automatique et repre´sente l’appel ainsi
que la fonction foo en elle-meˆme. On trouve pour la balise <call> des informations
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void foo(){
...
}
int main(){
foo(); // ligne 17
}
Code 5.6 – Exemple de
code source avec un appel
a` une fonction foo.
call
return
0x82E8
0x82CC
main:
0x829C
foo:
0x82F8
Figure 5.9 – CFG illustrant l’appel a` foo.
de localisation issues du code source, ainsi que le nom de la fonction, tandis qu’on
ne trouve que le label de la fonction dans la balise <function>. Il faut donc utiliser
les informations de de´bogage pour connaˆıtre les adresses physiques correspondantes a`
chaque e´le´ment et construire le HFA de la figure 5.10 comme de´crit dans la partie 5.3.1.
<call source="main.c" line="17">
<function name="foo">
</function>
</call>
Code 5.7 – Fichier FFX
ge´ne´re´ a` partir du code 5.6.
CC
0x82E8,*< <
*,0x82F8< <
*-{ }<0x82E8,*<
FF
*,0x829C< <
0x82CC,*< <
*-{ }<*,0x829C<
Figure 5.10 – FFA repre´sentant les contextes des
balises imbrique´es call et function du code 5.7
Dans cet automate, l’imbrication des contextes qu’on trouve dans le code FFX
est restitue´e au moyen de la hie´rarchie d’automates. Le super-e´tat C correspond au
contexte de la balise <call>, et contient naturellement le sous-automate permettant
l’entre´e dans le contexte de la balise <function>.
En mettant en paralle`le le CFG de la figure 5.9 avec cet automate, on peut voir
que l’arc 0x82E8 0x829Ccall permet de rentrer a` la fois dans le contexte C via
C C
〈0x82E8,*〉
mais e´galement dans le contexte F via F F
〈*,0x829C〉
. Ainsi,
cette entre´e dans les deux contextes se fait bien de fac¸on simultane´e avec un seul et
meˆme arc du CFG.
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De la meˆme fac¸on, l’arc 0x82CC 0x82F8return permet d’emprunter simul-
tane´ment les transitions de sorties F F
〈0x82CC,*〉
et C C
〈*,0x82F8〉
.
5.4.2 Traductions des boucles
Le format FFX supporte les annotations de bornes de boucles d’un programme.
Pour cela, il existe une balise <loop> permettant d’identifier une boucle par ses in-
formation de localisation, a` l’instar des balises <call> et <function>, et qu’il est
possible de borner en renseignant des attributs maxcount et totalcount. Par ailleurs,
le format supporte e´galement les pre´cisions concernant une ite´ration spe´cifique, par
l’utilisation de la balise <iteration> accompagne´e de son nume´ro en attribut.
Le code 5.8 montre la grammaire de ces deux balises. Notons que quand une
ite´ration est pre´cise´e, elle est toujours imbrique´e dans la balise de la boucle corres-
pondante.
LOOP ::=
<loop LOCATION-ATTRS INFORMATION-ATTRS> STATEMENT* </loop>
<loop LOCATION-ATTRS INFORMATION-ATTRS>
<iteration number="INT"> STATEMENT* </iteration>
</loop>
Code 5.8 – Balise FFX d’une boucle avec et sans la balise op-
tionnelle correspondant a` une ite´ration de cette boucle
5.4.2.1 Les bornes de boucles et les contextes
Les deux attributs maxcount et totalcount que l’on trouve dans les balises <loop>
permettant de borner la boucle ont des sens diffe´rents : le premier indique le nombre
d’ite´rations maximal a` chaque fois qu’on entre dans la boucle, alors que le second
donne le nombre total d’exe´cutions de cette boucle dans le programme. Ces bornes ne
couvrent que les apparitions de la boucle dans un contexte pre´cis, correspondant au
contexte englobant la balise <loop> dans le fichier FFX.
Le code 5.9 montre un exemple ou` apparaˆıt une boucle dans une fonction foo, et ou`
cette fonction est appele´e depuis le main mais e´galement depuis une seconde fonction
bar. Le code 5.10 montre diverses annotations pour la boucle de la fonction foo. Dans
le contexte de la fonction bar, le nombre maximal d’ite´rations est 10, tandis que le
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void foo(int n){
for(int i=0; i<n; i++);
}
void bar(){
foo(10);
}
int main(){
bar();
bar();
foo(50); // ligne 19
}
Code 5.9 – Exemple de boucle et
de multiples appels de fonctions.
<function name="bar">
<loop maxcount="10" totalcount="20">
</loop>
</function>
<call name="foo" line="19">
<loop maxcount="50" totalcount="50">
</loop>
</call>
<function name="foo">
<loop maxcount="50" totalcount="70">
</loop>
</function>
Code 5.10 – Diffe´rentes valeurs des
bornes d’une meˆme boucle en fonction
du contexte englobant.
total est de 20 puisque la fonction principale appelle deux fois bar. Cette premie`re
annotation concerne donc bien uniquement les apparitions de la boucle dans le contexte
bar. La seconde annotation concerne les apparitions de la boucle lorsque la fonction
foo est appele´e depuis la ligne 19 du fichier source, c’est a` dire directement depuis le
main. Dans ce contexte, le nombre total et le nombre maximum d’ite´rations sont les
meˆmes puisqu’on ne s’inte´resse qu’a` un seul appel a` la fonction foo. Enfin, la troisie`me
annotation de´pend du contexte de la fonction foo, or la boucle apparaˆıt toujours dans
cette fonction, donc le maxcount correspond au pire maxcount rencontre´ tandis que le
total correspond a` la somme de toutes les apparitions de la boucle.
5.4.2.2 L’expression des bornes par les HFAs
Nous nous inte´ressons dans cette partie a` la caracte´risation de la boucle et de sa
borne, au moyen d’un HFA. La traduction, pour les entre´es et sorties du contexte
de boucle, des informations de localisation (LOCATION-ATTRS) en adresses physiques
correspondantes a e´te´ couverte dans la partie 5.3.2 et le fonctionnement rejoint celui
de la partie 5.4.1. Pour cette raison, nous utiliserons le CFG de la figure 5.11 pour
raisonner sur les arcs d’entre´e, de sortie et les diffe´rentes ite´rations d’une boucle.
Les codes 5.11 et 5.12 montrent l’expression des bornes de cette boucle au format
FFX, et le second code pre´cise e´galement un contexte d’ite´ration dont le nume´ro ”*”
signifie pour toute ite´ration. Ce contexte peut sembler superflu mais il permet en re´alite´
d’exprimer des contraintes localement a` une ite´ration, et de re´pe´ter cette contrainte
locale pour chaque ite´ration de la boucle. Ce n’est pas directement e´quivalent a` expri-
87
CHAPITRE 5. APPLICATION AU LANGAGE D’ANNOTATION FFX
corps
tête
Ie Ix
Le
Lx
Figure 5.11 – CFG simplifie´ d’une
boucle
<loop maxcount="10" totalcount="100">
</loop>
Code 5.11 – FFX avec bornes
<loop maxcount="10" totalcount="100">
<iteration number="*">
</iteration>
</loop>
Code 5.12 – FFX avec bornes et
contexte d’ite´ration
mer cette meˆme contrainte sous forme globale dans le contexte de la boucle mais elle
peut ne´anmoins eˆtre obtenue en suivant le principe de la partie 4.4.3.3. Nous verrons
des exemples d’utilisation de ce contexte dans le chapitre 6.
Le LL
*-{ }
Lx
Le
I
*-{ }Ix
Ix, n
[n≤10][n≤100]
(a) FFA avec bornes
Le LL
*-{ }
Lx
Le
[n≤10]
Ie II
*-{ }
Ix
Ie
, n
[n≤100]
(b) FFA avec bornes et contexte d’ite´ration
Figure 5.12 – FFA a (resp. b) ge´ne´re´ a` partir du code 5.11 (resp. 5.12)
Les FFAs de la figure 5.12 supportent les annotations de bornes de boucle issues
des codes 5.11 et 5.12. En attachant une variable n a` l’arc retour Ix, on a pu exprimer
le maxcount localement avec la contrainte [n≤10] dans le contexte de la boucle, et
le totalcount avec la contrainte [n≤100] a` la racine de l’automate. La contrainte
locale (le maxcount) sera ainsi adapte´e lors de l’ope´ration d’aplatissement suivant le
processus de´crit dans la partie 4.4.3.3 alors que c¸a ne sera pas le cas pour la contrainte
correspondant au totalcount puisque celle-ci est de´ja` globale.
5.4.2.3 De´plier une ite´ration pre´cise
Lorsqu’on s’inte´resse de pre`s a` une boucle, on souhaite parfois isoler une ite´ration
pre´cise, afin de fournir des informations supple´mentaires sur le flot de controˆle dans
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celle-ci. Par exemple, il n’est pas rare de rencontrer des boucles comportant une phase
d’initialisation, qui pre´sentent donc un code active´ uniquement lors de la premie`re
ite´ration, ou un comportement spe´cifique pour la dernie`re ite´ration. La figure 5.13
montre des de´pliages possibles d’une ite´ration spe´cifique de la boucle de la figure 5.11.
Le
Ix
Ie
Lx Ie
tête'
corps
tête
Lx
Ix
corps'
(a) Premie`re ite´ration
Ix
Le
corps'
Ix
tête'
Ie
Lx
Lx
corps
Ie
tête
Ie
tête''
Ie
(b) Dernie`re ite´ration
Figure 5.13 – De´pliages partiels d’une boucle avec isolation d’une ite´ration pre´cise.
Dans le premier de´pliage (graphe 5.13a), on a isole´ la premie`re ite´ration et duplique´
pour cela la teˆte et le corps de la boucle. Ainsi, quel que soit le nombre d’exe´cutions
de la boucle, ce de´pliage permettra d’isoler la premie`re ite´ration. De plus, ce graphe
reste de´terministe et la borne du nombre d’ite´rations s’appliquera sur la somme des
arcs retours Ix.
Le graphe 5.13b illustre le de´pliage de la dernie`re ite´ration de la boucle. En d’autres
termes, on souhaite que la dernie`re ite´ration exe´cute´e soit toujours isole´e, sans avoir
connaissance de la borne de boucle exacte. Il est ne´cessaire d’introduire de l’inde´ter-
minisme ici car au moment de la construction de ce graphe, on ne sait pas re´ellement
quelle va eˆtre la dernie`re ite´ration, a` moins d’avoir la borne exacte de la boucle. Ainsi,
la dernie`re ite´ration peut eˆtre la premie`re, et dans ce cas il faut imme´diatement ac-
tiver l’ite´ration isole´e, ou bien une des suivantes, auquel cas on ne sait pas combien
de fois on bouclera avant d’activer cette dernie`re ite´ration. D’autre part, la teˆte de
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boucle a e´te´ duplique´e deux fois dans ce graphe : en effet, la premie`re teˆte permet
d’entrer dans la boucle ou d’en sortir imme´diatement dans le cas ou` la boucle ite`re
ze´ro fois, et la dernie`re teˆte permet uniquement de sortir de la boucle puisque le corps
de l’ite´ration isole´e vient d’eˆtre active´. Reste ainsi la seconde teˆte qui a la particularite´
de ne pas autoriser la sortie de boucle, car la dernie`re ite´ration n’as pas encore e´te´
active´e. Ce de´pliage qui repose sur de l’inde´terminisme permet donc bien d’isoler la
dernie`re ite´ration d’une boucle et de forcer son activation, et ce quel que soit le nombre
d’ite´rations exact de la boucle tant que celui-ci est strictement positif.
Le langage d’annotation FFX motive ce genre de de´pliage par l’existence de l’at-
tribut ”number” dans la balise <ite´ration> qui peut contenir une valeur entie`re (1
pour la premie`re et -1 pour la dernie`re notamment). Il est possible de construire des
automates spe´cifiques permettant d’isoler la premie`re ou la dernie`re ite´ration d’une
boucle pre´cise dans le but d’aboutir aux de´pliages illustre´s sur la figure 5.13.
Le L
L
*-{ }
Lx
Le
[n≤10]
Ie II
*-{ }Ie
[n≤100]
I'
*-{ }Ix
Ix, n
Ix, n
(a) Premie`re ite´ration
Le L
L
*-{ }
Lx
Le
[n≤10]
IeI
*-{ }Ie
[n≤100]
I' Ix, n
*-{ }Ix,Lx
I
IeIe
I'' *-{ }Ie
Ix, n
(b) Dernie`re ite´ration
Figure 5.14 – Automate a (resp. b) permettant d’isoler le contexte de la premie`re
(resp. dernie`re) ite´ration.
L’automate 5.14a permet de de´plier la premie`re ite´ration d’une boucle. Il pourra
eˆtre construit a` partir d’une annotation FFX similaire au code 5.12 comportant un
contexte d’ite´ration avec l’attribut number="1". La transition I I
Ie du sous-
automate capture l’entre´e dans la premie`re ite´ration et isole son contexte. La sortie
de ce contexte I I'
Ix aboutit dans un troisie`me e´tat qui permettra de capturer
le reste des ite´rations de la boucle. Le de´compte des ite´rations se fait toujours sur la
variable n qui est associe´e aux deux apparitions de l’arc retour Ix et au moyen d’une
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contrainte locale pour le maxcount et une globale pour le totalcount.
L’automate 5.14b permet d’isoler la dernie`re ite´ration d’une boucle et devrait
eˆtre construit lorsque la balise <iteration> d’une boucle comportera un attribut
number="-1". Cependant il contient de l’inde´terminisme qui n’est pas supporte´ par
le formalisme actuel des HFAs, mais qui reste ne´cessaire puisque le re´sultat recherche´
est lui-meˆme un CFG inde´terministe, comme le montre le graphe 5.13b. Nous souhai-
tons ici donner l’intuition qu’il est possible de construire un HFA inde´terministe qui
permettrait d’aboutir au re´sultat voulu.
Dans le sous-automate de L , l’entre´e de la premie`re ite´ration pourra eˆtre capture´e
par la transition I I'
Ie , mais e´galement par l’entre´e dans le contexte isole´ de la
dernie`re ite´ration via I I
Ie , ce qui correspond au cas ou la premie`re ite´ration est
aussi la dernie`re. Lorsqu’on se trouve dans l’e´tat I' , les tours sont de´compte´s graˆce a`
la variable n sur l’arc retour, mais la sortie de la boucle via Lx et interdite, pour forcer
le passage dans le contexte I lors de la dernie`re ite´ration. La sortie du contexte de la
dernie`re ite´ration aboutira pour finir dans l’e´tat I'' ou` une nouvelle entre´e dans une
ite´ration via Ie sera interdite.
5.5 Les contraintes nume´riques
Un des e´le´ments cle´ dans la pre´cision de l’estimation du WCET d’un programme
est le nombre de chemins infaisables tire´s des annotations qu’il a e´te´ possible d’inte´grer
dans l’analyse. Les bornes de boucles par exemple sont ne´cessaire pour obtenir un pre-
mier re´sultat mais il est possible de fournir des informations additionnelles susceptibles
d’e´liminer de chemins infaisables supple´mentaires, au moyen par exemple de contraintes
nume´riques. Par exemple, un expert ou une analyse automatique sera parfois capable
d’exprimer une exclusivite´ entre deux arcs du CFG, ou entre deux conditions du pro-
gramme source, ce qui pourrait permettre, a` terme, de re´duire le pessimisme de l’analyse
de WCET.
Le format FFX supporte ce genre de contraintes nume´riques graˆce a` la balise
<control-constraint> associe´e a` des e´le´ments de´clare´s comme des identifiants. La
grammaire de cette balise est fournie en appendice A.
Habituellement, ces contraintes nume´riques sont directement inte´gre´es dans le syste`-
me ILP utilise´ dans la me´thode IPET par Otawa. Les HFAs peuvent servir de support
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dans le transfert des contraintes depuis le langage d’annotation vers ce syste`me ILP,
mais ils offrent e´galement la possibilite´ de manipuler ces contraintes pour les repre´senter
sous forme d’automate de´plie´, et les inte´grer ainsi non plus comme contraintes nume´-
riques mais dans la structure meˆme du CFG. Nous ne de´taillerons pas ce point ici car
il sera au cœur du chapitre 6. Nous y verrons notamment que l’inte´gration sous forme
de de´pliage du CFG permet d’ame´liorer la pre´cision des analyses bas niveau. En effet,
la duplication de certains blocs re´duit parfois le nombre de chemins possibles dans le
CFG et supprime par la meˆme occasion certaines ope´rations d’unions (sur les e´tats des
caches abstraits principalement) qui e´taient responsables de l’injection de pessimisme
dans les analyses sur la mode´lisation du mate´riel.
5.6 Conclusion
Nous avons montre´ dans ce chapitre comment il e´tait possible de construire des
HFAs a` partir des annotations de flot exprime´es dans le langage FFX et utilise´es
habituellement dans l’estimation de WCET par la me´thode IPET. Les contextes des
diffe´rentes structures d’un programme, a` savoir les appels de fonction, les fonctions, les
boucles et les ite´rations de boucles ont e´te´ repre´sente´s sous forme de HFAs dans lesquels
on a montre´ comment il e´tait possible d’exprimer des attributs comme les bornes de
boucles locales et totales.
Par ailleurs, l’e´toile (∗) permettant de repre´senter des ensembles de transitions a
e´te´ introduite ainsi que des re`gles de priorite´ destine´es a` condenser et simplifier la
repre´sentations des HFAs.
Enfin, des structures particulie`res destine´es a` de´plier des contextes spe´cifiques comme
une ite´ration pre´cise d’une boucle ont e´te´ pre´sente´es, et nous avons donne´ l’intuition du
de´pliage de CFG qu’il e´tait possible de faire en repre´sentant des contraintes nume´riques
sous forme d’automates, ainsi que les be´ne´fices potentiels qui pouvaient en de´couler,
mais ce point fera l’objet du chapitre suivant.
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“Beneath this mask there is more than flesh. Beneath
this mask there is an idea, Mr. Creedy, and ideas are
bulletproof.”
— V
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Compromis entre de´pliage du CFG et
inte´gration par contraintes
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6.1 Introduction
Dans la partie 2.5.2, nous mettons en avant la possibilite´ offerte par l’expressivite´
des automates pour inte´grer des annotations de flot dans la structure meˆme du CFG
plutoˆt qu’au moyen d’une contrainte ILP supple´mentaire. On de´taille dans ce chapitre
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ces deux me´thodes d’inte´gration et leurs impacts respectifs sur l’estimation de WCET
par la me´thode IPET. Ce chapitre reprend et e´tend l’article [46].
Dans un premier temps, nous illustrerons le de´pliage partiel de CFG sur un exemple,
afin de mettre en e´vidence les diffe´rences entre le re´sultat de l’inte´gration d’annotation
par ce de´pliage et l’inte´gration par l’ajout de contraintes ILP.
On pre´sentera ensuite des expe´rimentations permettant de comparer les re´sultats
issus de ces deux me´thodes d’inte´gration. On pre´sentera notamment les modules du
plug-in inte´gre´ dans l’outil Otawa et de´veloppe´ spe´cifiquement pour ge´rer la transfor-
mation de fichiers FFX en automates et pour inte´grer les annotations porte´es par ces
automates dans une analyse de WCET par IPET.
Enfin, nous montrerons comment il est possible d’exprimer syste´matiquement des
contraintes nume´riques sous forme de restrictions structurelles des automates, et com-
ment ce proce´de´ peut aboutir a` un de´pliage partiel du CFG et a` des be´ne´fices de
pre´cision de l’estimation de WCET. Pour cela, nous utiliserons des re´sultats expe´ri-
mentaux issus d’un programme spe´cifique destine´ a` faire la preuve de concept de cette
approche.
6.2 Un premier exemple d’inte´gration par de´pliage
On pre´sente dans cette partie un exemple de programme comportant un chemin
infaisable dans chaque ite´ration d’une boucle. On illustre notamment l’inte´gration de
cette annotation par des HFAs dans le CFG du programme, en utilisant les ope´rations
pre´sente´es dans le chapitre 4.
6.2.1 Le programme
L’exemple utilise´ pour illustrer le de´pliage partiel de CFG est pre´sente´ dans le
code 6.1. Ce programme comporte une boucle dans laquelle, pour chaque ite´ration, les
conditions A et B sont exclusives.
La figure 6.1 pre´sente le CFA qui peut eˆtre ge´ne´re´ a` partir du CFG de ce programme.
On a mis en avant les arcs de ce graphe qui nous inte´resseront dans la suite, a` savoir
les arcs permettant d’entrer et de sortir d’une ite´ration (respectivement E et X) et les
arcs correspondants aux conditions exclusives (A et B).
94 V. Mussot
6.2. UN PREMIER EXEMPLE D’INTE´GRATION PAR DE´PLIAGE
int main() {
for(int i = 0; i < 11*13; i++) {
if(i % 11 == 0) {
... // A
}
if(i % 13 == 0) {
... // B
}
}
}
Code 6.1 – Programme pre´sentant deux
conditions mutuellement exclusives dans
chaque ite´ration d’une boucle.
4
2
6
8
5
7
1 3
E
A
B
X
Figure 6.1 – CFG du pro-
gramme 6.1.
Le WCET estime´ par la me´thode IPET suppose de maximiser la fonction objectif
en conside´rant un chemin d’exe´cution qui passerait dans A et B pour chaque ite´ration
de la boucle, or il apparaˆıt clairement que ce chemin est infaisable en re´alite´ et que
la dure´e correspondante constitue une borne bien supe´rieure au WCET re´el du pro-
gramme. L’inclusion du chemin infaisable indiquant l’exclusivite´ entre les conditions A
et B permettra donc de re´duire la sur-estimation du WCET par la me´thode IPET.
6.2.2 L’annotation en FFX et sous forme de HFA
Il est possible d’exprimer l’exclusivite´ entre les branches A et B mentionne´e dans la
partie pre´ce´dente en FFX, graˆce a` la balise <control-constraint> qui supporte des
contraintes nume´riques associe´es a` des e´le´ments du CFG.
Le code 6.2 montre un fichier FFX exprimant une exclusivite´ entre les arcs 4 5
A
et 6 7
B
pour chaque ite´ration de la boucle (<iteration number="*">). La balise
<control-constraint> exprime pour cela la contrainte nume´rique xA + xB ≤ 1.
Il existe deux possibilite´s pour repre´senter cette annotation sous forme de HFA.
La premie`re consiste a` utiliser un compteur associe´ a` une contrainte locale au
contexte d’ite´ration. Cette solution est illustre´e par l’automate de la figure 6.2. On
a repre´sente´ par un super-e´tat le contexte partiel 1 de l’ite´ration de la boucle dans le-
quel l’exclusion entre les deux arc A et B est de´finie, et on a attache´ un compteur α
a` la transition factorise´e correspondant a` ces deux arcs. La contrainte [α ≤1] a ainsi
pu eˆtre de´finie dans le sous-automate du contexte d’ite´ration de fac¸on a` ce qu’elle soit
1. Les contextes de la boucle et de la fonction main ont e´te´ omis pour simplifier la repre´sentation.
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<function name="main">
<loop source="excl.c" line="2">
<iteration number="*">
<control-constraint>
<le>
<add>
<count src="BB_4" dst="BB_5"/>
<count src="BB_6" dst="BB_7" />
</add>
<int>1</int>
</le>
</control-constraint>
</iteration>
</loop>
</function>
Code 6.2 – Fichier FFX supportant une annotation
d’exclusion sous forme de contrainte nume´rique.
*A, B :α
[α ≤ 1]
E X
*
Figure 6.2 – HFA avec
contrainte.
* ∗\{A, B}
A, B
E X
*
Figure 6.3 – HFA de´plie´.
ve´rifie´e a` chaque sortie de ce contexte comme explique´ dans le chapitre 4.
La seconde possibilite´ est d’utiliser un automate de´plie´, inte´grant l’exclusivite´ dans
sa structure. L’automate de la figure 6.3 illustre cette solution. Le contexte partiel de
l’ite´ration est le meˆme que celui de la figure 6.2 mais le sous-automate correspondant
a` l’exclusion est cette fois compose´ de deux e´tats. Le premier e´tat accepte toutes les
transitions de l’alphabet, mais les labels A ou B permettent de transiter dans un e´tat
qui interdit ces deux arcs spe´cifiques. Ainsi, ce sous-automate interdit les mots qui
comportent a` la fois un A et un B (ainsi que les mots qui comportent plusieurs A ou
plusieurs B, mais par construction, ces mots ne peuvent pas apparaˆıtre dans une meˆme
ite´ration).
6.2.3 Le produit avec le CFA
Nous avons pre´sente´ dans la partie pre´ce´dente deux HFAs capables de repre´senter
une annotation de flot locale pour chaque ite´ration d’une boucle. Afin d’inte´grer ces
annotations dans l’estimation de WCET, il convient de suivre la me´thode fournie dans
le chapitre 4 qui consiste a` faire une injection du CFA du programme analyse´ dans les
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HFAs porteurs d’annotations. Les re´sultats de ces ope´rations sont pre´sente´s dans les
figures 6.4 et 6.5.
4
2α ≤ 1
6
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7 2
2
1 3
E X
E
A :α
B :α
X
Figure 6.4 – Injection du CFA de la
figure 6.1 dans le HFA de la figure 6.2.
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1 3
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E
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XX
Figure 6.5 – Injection du CFA de la
figure 6.1 dans le HFA de la figure 6.3.
Dans le HFA de la figure 6.4, on retrouve la structure du CFA initial a` l’inte´rieur
de l’ite´ration, enrichie de la variable et de la contrainte du HFA utilise´. La variable α
a ainsi e´te´ distribue´e sur les transitions A et B et la contrainte [α ≤1] a e´te´ associe´e au
sous-automate en question.
Le HFA de la figure 6.5 pre´sente des diffe´rence notoires puisque la structure du CFA
n’a pas e´te´ conserve´e pendant cette ope´ration d’injection. En effet, le sous-automate
du HFA a permis de de´plier le CFA lors de l’ope´ration, en dupliquant les blocs 6 , 8
et 2 , de fac¸on a` ce qu’il n’existe pas de chemin dans ce graphe qui puisse passer par
A et par B. La contrainte a donc bien e´te´ retranscrite dans la structure meˆme de ce
sous-automate, sans qu’aucune contrainte ni variable n’ait e´te´ utilise´e.
6.2.4 L’aplatissement des HFAs
Afin de retrouver un graphe plat et d’eˆtre capable de reconstruire un CFG a` partir
de ces HFAs, il est ne´cessaire d’utiliser l’ope´ration d’aplatissement pre´sente´e dans le
chapitre 4. Les re´sultats de ces aplatissements sont pre´sente´s dans les figures 6.6 et 6.7.
L’aplatissement du HFA de la figure 6.4 a implique´ l’ajout d’une nouvelle variable
(β) correspondant aux entre´es dans chaque ite´ration de la boucle. Cette variable a
ensuite e´te´ utilise´e pour adapter les contraintes locales en contraintes globales et la
contrainte [α ≤1] est ainsi devenue [α ≤ β]. Lors de la reconstruction du CFG a` partir
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Figure 6.6 – Aplatissement du HFA
de la figure 6.4.
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Figure 6.7 – Aplatissement du HFA
de la figure 6.5.
de cet automate, cette contrainte sera ainsi traduite en la contrainte ILP suivante :
xA + xB ≤ xE.
Dans la figure 6.5, l’aplatissement a simplement fait apparaˆıtre deux arcs retours
au lieu de l’unique arc retour initial, et la se´paration des chemins a bien e´te´ conserve´e
pendant cette ope´ration. L’exclusivite´ entre les arcs A et B a donc bien e´te´ inte´gre´e a`
la structure meˆme du CFG.
6.3 Expe´riences
Les deux approches diffe´rentes destine´es a` inte´grer des annotations de flot par des
HFAs me´ritent une comparaison en terme de pre´cision du WCET estime´. La premie`re
approche, traditionnellement utilise´e, consiste a` rajouter des contraintes au syste`me
ILP. Les contraintes ainsi rajoute´es sont cependant force´ment globales puisque la
re´solution du syste`me ILP dans la me´thode IPET se fait de fac¸on globale. Il est donc
probable que cette me´thode s’accompagne d’une perte de pre´cision due a` la transfor-
mation des contraintes locales en contraintes globales. La seconde approche, consistant
a` faire apparaˆıtre explicitement les chemins autorise´s dans la structure du CFG, ne
souffre pas de cette sur-estimation puisque les annotations conservent leur localite´. On
peut ainsi espe´rer un gain de pre´cision dans l’estimation du WCET par rapport a` la
premie`re approche.
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6.3.1 Les outils d’analyse
Les automates et ope´rations pre´sente´s dans le chapitre 4 ont e´te´ imple´mente´s sous
forme de plug-in dans l’outil d’analyse statique Otawa [4].
oRange
Flow FactAutomataBuilder
user CFG builder OTAWACFGHierarchicalCFG Builder
source code binary
Flow Fact in Xml(loop bounds)
Flow Fact in Xml(additional constraints) HFA HCFG AutomataFlattener New CFGNew ILPConstraints
Compiler
Basic Block time computerCache analysisPipeline analysisMemory access analysis WCETIPET
Figure 6.8 – Vue ge´ne´rale de notre syste`me d’analyse de WCET comprenant
l’imple´mentation des automates d’annotation de flot.
La figure 6.8 montre l’ensemble de la chaˆıne logicielle permettant d’inte´grer des
annotations de flot dans une analyse de WCET au moyen des automates d’annotations.
Sur la partie gauche de ce sche´ma, on trouve le code source qui peut eˆtre annote´ par
un expert et analyse´ par l’outil oRange [44] capable de ge´ne´rer un fichier FFX en sortie
contenant notamment les bornes des boucles du programme. Ce code source est compile´
en un fichier binaire fourni a` Otawa qui en construit le CFG.
Ce CFG et les annotations en FFX fournies par oRange et par l’utilisateur servent
de point de de´part au plug-in qui se de´compose en trois modules. Le Flow Fact Auto-
mata Builder est charge´ de parser le fichier FFX et de construire le HFA correspondant.
Ce HFA est ensuite transfe´re´ au Hierarchical CFG Builder qui construit le CFA a` partir
du CFG du programme et l’injecte dans le HFA rec¸u du module pre´ce´dent. Le re´sultat
produit par ce module est un Hierarchical CFG (HCFG) qui doit subir une ope´ration
d’aplatissement avant d’eˆtre rendu a` Otawa pour que celui-ci proce`de a` l’analyse de
WCET a` proprement parler. Cet aplatissement est pris en charge par le troisie`me mo-
dule Automata Flattener qui, le cas e´che´ant, inte`gre e´galement les nouvelles contraintes
dans le syste`me ILP.
Le mode`le d’architecture
Lors de cette session d’expe´riences, nous avons utilise´ un mode`le d’architecture
d’Otawa de´rive´ du processeur ARM9 avec un cache d’instruction de 1 kilo-octet et un
cache de donne´es de 16 kilo-octets. Le cache d’instruction est un cache associatif a` deux
voies (two-ways associative) avec une politique de remplacement de type LRU (Least
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Recently Used).
6.3.2 Analyse de programmes du WTC14
Les re´sultats pre´sente´s dans cette partie sont issus de l’analyse de deux programmes 2
provenant du WCET Tool Challenge 2014 (WTC14) [1]. Le premier est le programme
runFlightPlan qui provient de la suite de programmes heli qui controˆle un mode`le
d’he´licopte`re. Le second, tcas-a, est tire´ de la suite de programmes tcas qui est un logi-
ciel de gestion de trafic. Pour ces deux programmes, nous avons pu de´celer la pre´sence
de branches exclusives dans des fonction spe´cifiques.
Table 6.1 – Re´sultats de l’analyse de WCET du WTC14 avec et sans automates.
WCET avec contraintes additionnelles de´pliage
Programme boucles borne´es WCET Gain WCET Gain
runFlightPlan 1715 1534 10.6% 1534 10.6%
tcas-a 19880 17484 12.0% 17484 12.0%
La table 6.1 pre´sente les re´sultats de notre analyse. La colonne WCET avec boucles
borne´es montre le WCET du programme avec les bornes de boucles comme seule an-
notation de flot, de fac¸on a` ce que l’analyse se termine. Les autres colonnes pre´sentent
les re´sultats de notre analyse avec l’utilisation des automates d’annotations pour en-
coder les contraintes d’exclusivite´ de´cele´es dans des fonctions spe´cifiques. La colonne
contraintes additionnelles pre´sente les re´sultats avec l’inte´gration des annotations sous
forme de contraintes ILP supple´mentaires alors que la colonne de´pliage montre les
re´sultats lorsque les annotations sont inte´gre´es dans l’analyse par des automates a`
deux e´tats capables de de´plier le CFG.
Les re´sultats montrent que les deux types d’automates ont inte´gre´ correctement les
annotations relatives a` l’exclusivite´ de certaines branches et aboutissent au meˆme gain
de pre´cision sur l’estimation de WCET. Le fait que les deux re´sultats soient identiques
n’est pas un proble`me puisque cela signifie simplement qu’il n’y avait aucun gain a`
tirer par la me´thode du de´pliage de graphe. Cela nous conforte cependant dans l’ide´e
que les deux me´thodes aboutissent bien au meˆme re´sultat. En re´alite´ le seul cas qui
aurait souleve´ des questions aurait e´te´ que l’inte´gration par contraintes additionnelles
2. Peu de programmes ont e´te´ se´lectionne´s car nous avons fait les recherches de chemins infaisables
exploitables a` la main dans les codes sources des diffe´rents programmes et que nous n’avons pu de´tecter
de tels chemins que dans ces deux programmes.
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soit plus pre´cise que la version de´plie´e alors qu’en the´orie les chemins autorise´s par
le graphe de´plie´, dans lequel l’annotation a conserve´ sa localite´, sont inclus dans ceux
autorise´s par la contrainte couple´e au CFG, pour lesquels la contrainte est devenue
globale.
6.3.3 Gains de pre´cision dans les analyses bas-niveau
L’exemple de la partie 6.2 est une version simplifie´e du programme excl mod. Le
re´sultat de l’analyse de WCET de ce programme est pre´sente´ dans la table 6.2. Les
colonnes sont strictement les meˆmes que dans la partie pre´ce´dente.
Table 6.2 – Re´sultats de l’analyse de WCET de l’exemple de la partie 6.2 avec et
sans automates.
WCET avec contraintes additionnelles de´pliage
Programme boucles borne´es WCET Gain WCET Gain
excl mod 419810 312900 25.5% 253556 39.6%
Les re´sultats de ces analyses montrent un premier gain entre les analyses avec
automates et l’analyse initiale, et un second gain de pre´cision du WCET entre la
me´thode d’inte´gration par de´pliage et la me´thode utilisant une contrainte additionnelle.
Le programme excl mod est compose´ d’une boucle simple comportant deux blocs A et
B mutuellement exclusifs, suivis d’un bloc C, tous trois couˆteux en terme de dure´e
d’exe´cution.
Comme explique´ dans la partie 6.2.4, l’inte´gration de l’annotation d’exclusivite´
par la me´thode de la contrainte additionnelle aboutira a` l’ajout, dans le syste`me ILP
associe´ au CFG, de l’e´quation xA + xB ≤ xbackedge. Cette contrainte globale garantit
qu’une exe´cution du programme passera au maximum dans le bloc A ou dans le B
autant de fois que le nombre d’ite´rations de la boucle. Sans cette contrainte, le WCEP
du CFG passe par les deux blocs A et B a` chaque ite´rations de la boucle. L’inte´gration
de cette contrainte permet d’aboutir aux 25.5% de gains visibles dans la table 6.2.
L’inte´gration de l’exclusivite´ par de´pliage montre un gain additionnel de 14.1%
qui est principalement duˆ au comportement du cache d’instruction et a` la pe´nalite´
d’acce`s a` la me´moire associe´e a` un miss. Il a e´te´ mentionne´ que les blocs A, B et C
sont des blocs couˆteux en temps d’exe´cution, mais plus pre´cise´ment, il s’ave`re qu’ils
remplissent chacun une des deux voies du cache d’instruction. Or, avec la politique de
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remplacement LRU, dans la se´quence A → B → C → A → . . ., aucun acce`s a` un de
ces blocs ne correspondrait a` un hit dans le cache et chaque bloc remplacerait alors
invariablement un des deux autres blocs comme illustre´ sur la figure 6.9.
bloc A
bloc ?
bloc A
bloc B
bloc C
bloc B
bloc C
bloc A
bloc B
bloc A
bloc B
bloc C
bloc ?
bloc ?
bloc A bloc B bloc C bloc A bloc B bloc C
lignes decache{ {miss
Figure 6.9 – Remplacements successifs des diffe´rentes lignes de caches par la
se´quence A→ B→ C→ A→ . . .
Lorsque l’exclusivite´ est inte´gre´e par l’ajout d’une contrainte ILP globale, le pire
cas correspond a` celui ou` l’on passe successivement par A, B, et C pendant la moitie´
des ite´rations et uniquement par C pour l’autre moitie´. En terme de cache abstrait,
les trois blocs seront cate´gorise´s comme always miss, ce qui signifie qu’ils entraˆıneront
une pe´nalite´ d’acce`s a` la me´moire a` chacune de leurs exe´cutions. Le bloc C aurait pu
be´ne´ficier d’une cate´gorie plus pre´cise de type half miss, ce qui aurait re´duit de moitie´
ses pe´nalite´s d’acce`s a` la me´moire mais les me´thodes utilise´es (voir partie 2.3.4.2)
n’offrent pas cette possibilite´.
En inte´grant l’exclusivite´ par de´pliage de graphe, la se´quence A→ B→ C→ A→ . . .
a disparu de la structure du CFG (pour s’en convaincre, il faut reprendre la figure 6.7
en conside´rant que le bloc 8 correspond au bloc C). Ainsi, le chemin le plus couˆteux
est devenu la se´quence A → C → B → C → . . . qui entraˆıne une e´viction mutuelle des
blocs A et B, qui resteront donc cate´gorise´s comme always miss, mais qui permet au
bloc C de persister dans le cache apre`s un premier chargement. Le comportement du
cache associe´ a` cette se´quence est illustre´ sur la figure 6.10
bloc A
bloc ?
bloc A
bloc C
bloc B
bloc C
bloc B
bloc C
bloc A
bloc C
bloc A
bloc C
bloc ?
bloc ?
bloc A bloc C bloc B bloc A
lignes decache{miss {hits { bloc C bloc C
Figure 6.10 – Remplacements successifs des diffe´rentes lignes de caches par la
se´quence A→ C→ B→ C→ . . .
Dans ce cas pre´cis, le de´pliage du CFG a donc permis de cate´goriser le bloc C comme
persistent alors que la me´thode d’inte´gration par contrainte lui associait la cate´gorie
always miss, ce qui a permis de gagner en pre´cision lors de l’estimation du WCET.
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6.3.4 Impact de la taille du programme sur la pre´cision
Afin de tester les limites de notre approche et de conside´rer diverses densite´s et
quantite´s de chemins infaisables, nous avons e´tendu l’exemple de la partie pre´ce´dente
a` trois familles de programmes nomme´es sparse n, half n et dense n ou` n est un
entier. Le code source 6.3 montre le programme commun a` ces trois familles pour un
n valant 4, et la figure 6.11 pre´sente son CFG.
int main() {
for(i = 0; i < 100; i++) {
if(...) {...} // A
if(...) {...} // B
if(...) {...} // C
if(...) {...} // D
}
}
Code 6.3 – Programme comportant
quatre conditions dans une boucle.
E
A
B
C
D
X
Figure 6.11 – CFG du programme 6.3.
Initialement, on trouve dans chaque ite´ration de ce programme 2n chemins possibles.
On souhaite de´finir des annotations de flot permettant d’autoriser un nombre variable
de chemins dans chaque ite´ration (en interdisant par comple´ment certains chemins
infaisables). Pour cela, on a donc regroupe´ les programmes dans des familles, en fonction
de la densite´ des conditions autorise´es pour chaque tour de boucle, et donc du nombre
de chemins faisables :
sparse n : Une seule condition peut eˆtre traverse´e a` chaque ite´ration, soit n+ 1 che-
mins faisables (pour n = 4, les se´quences autorise´es sont E → X, E → A → X,
E→ B→ X, E → C → X et E → D → X). Le nombre de conditions autorise´es par
tour de boucle est toujours 1 et n’est donc pas impacte´ par le facteur n.
half n : La moitie´ des conditions peut eˆtre traverse´e a` chaque ite´ration, ce qui repre´-
sente, lorsque n est pair,
n/2∑
i=0
(
n
i
)
chemins faisables, soit une valeur proche de 2
n
2
.
Le nombre de conditions autorise´es correspond dans ce cas a` n/2, ce qui n’a
vraiment de sens que pour un nombre pair de conditions.
dense n : Toutes les conditions sauf une peuvent eˆtre traverse´es a` chaque ite´ration,
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soit 2n − 1 chemins faisables (et par comple´ment, un seul infaisable). Le nombre
de conditions autorise´es ici est n− 1.
Ces diffe´rentes familles de programmes ont e´te´ analyse´s en faisant croˆıtre le nombre
de conditions n. Le graphique 6.12 montre les re´sultats de diffe´rentes analyses de WCET
du programme sparse n 3.
1° Base2° Contraintes3° Dépliage
16001400120010008006004002000WCE
T (Kilo 
Cycles)
2 4 6 8 10 12 14 16 18 20 22 24 26 28 30nombre de conditions
Figure 6.12 – Estimation du WCET en fonction du nombre n de
conditions dans le programme sparse n.
Les trois courbes pre´sente´es sur ce graphique correspondent respectivement a` l’ana-
lyse de base sans l’inte´gration des annotations sur les conditions (courbe 1°), avec
inte´gration des annotations par la me´thode des contraintes ILP additionnelles (courbe
2°) et avec inte´gration des annotations par de´pliage du CFG (courbe 3°).
Interpre´tation
La se´paration de la courbe 1° avec les deux autres courbes montre le gain effec-
tif dans la pre´cision du WCET estime´ issu de l’inte´gration des annotations. En effet,
le WCEP initial (pour la courbe 1°) correspond naturellement a` passer dans toutes
les conditions dans chaque ite´ration, ce qui n’est plus possible avec l’inte´gration des
annotations. Par ailleurs, les courbes 2° et 3° croissent e´galement avec le nombre de
conditions n. Parmi les raison de cet accroissement, on peut citer le couˆt non ne´gligeable
des blocs de base correspondants aux tests des conditions, ainsi que les pe´nalite´s d’acce`s
a` la me´moire applique´es dans chaque ite´ration a` chaque bloc puisque rien n’interdit de
passer dans une condition diffe´rente a` chaque tour de boucle.
3. Les deux autres familles de programmes seront utilise´es dans la partie 6.3.5
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Entre 8 et 18 conditions, on constate un net de´crochage entre les courbes 2° et 3° que
l’on peut expliquer de la fac¸on suivante. Si l’on conside`re que le CFG de la figure 6.11
a e´te´ de´plie´ par une contrainte n’autorisant qu’une condition dans chaque ite´ration,
alors le chemin le plus long dans une ite´ration de ce graphe de´plie´ sera compose´ de 6
blocs, alors que le chemin le plus long lorsque le graphe n’est pas de´plie´ est compose´
de 9 blocs. Avec l’augmentation du nombre n de conditions, cette diffe´rence devient
plus marque´e puisque le chemin le plus long, compose´ initialement de 2n+1 blocs, sera
re´duit a` n+ 2 blocs dans la version de´plie´e. Si on fait un paralle`le avec l’exemple de la
partie 6.3.3, on peut remarquer que pour une taille de cache adapte´e, cette diffe´rence
de taille de chemin rend possible l’apparition de cas ou` certains blocs du graphe de´plie´
seront cate´gorise´ comme persistent au lieu de always miss. Ainsi, cette mode´lisation
plus pre´cise des caches abstraits re´duira globalement le nombre de pe´nalite´s d’acce`s a`
la me´moire ainsi que la sur-estimation du WCET.
Notons enfin que seule la famille sparse n nous permettait une inte´gration par
de´pliage de graphe, et donc une comparaison des re´sultats des deux me´thodes. L’au-
tomate permettant de de´plier le CFG pour la famille sparse n ne comporte que deux
e´tats alors que les automates pour les deux autres familles sont compose´s d’un nombre
exponentiel d’e´tats. Nous verrons dans le chapitre 7 comment il est possible d’utiliser
l’ordre des conditions dans le CFG pour re´duire la complexite´ de ces automates et avoir
ainsi la possibilite´ d’inte´grer ces annotations par de´pliage de graphe.
6.3.5 Passage a` l’e´chelle
L’inte´gration d’annotations l’analyse de WCET par les automates a` contraintes
entraˆıne un surcouˆt en terme de temps d’analyse que nous avons tente´ de quantifier.
Pour cela, nous avons utilise´ les trois familles de programmes pre´sente´es dans la partie
pre´ce´dente, en augmentant jusqu’a` 256 le nombre de conditions. Les re´sultats de ces
mesures du temps d’analyse sont pre´sente´s dans la figure 6.13
Ce graphique est compose´ de quatre courbes montrant l’e´volution de la dure´e d’ana-
lyse du WCET en fonction du nombre de conditions du programme analyse´.
1° Cette courbe montre la dure´e d’analyse du WCET avec la borne de la boucle
du programme comme seule annotation de flot, et sans utiliser les automates
d’annotation.
105
CHAPITRE 6. COMPROMIS ENTRE DE´PLIAGE DU CFG ET INTE´GRATION
PAR CONTRAINTES
temps d
e calcul 
du WCE
T (s) 605040302010032 64 128 256
1° Bornes seules - base
3° Contraintes4° Dépliage (Sparse)
nombre de conditions
2° Bornes seules - auto
Figure 6.13 – Temps d’analyse ne´cessaire au calcul du WCET.
2° Cette courbe montre le temps d’analyse du WCET avec la borne de boucle du
programme comme seule annotation de flot, en utilisant les automates d’annota-
tion pour son inte´gration dans l’analyse.
3° Cette courbe regroupe les dure´es d’analyse (tre`s similaires) des WCET pour les
trois familles de programmes, avec l’inte´gration des diverses annotations sur les
conditions sous forme de contraintes ILP additionnelles.
4° Cette courbe montre la dure´e d’analyse du WCET du programme sparse n avec
inte´gration des annotations sur les conditions par un de´pliage du CFG.
Le couˆt de l’utilisation des automates pour inte´grer des contraintes dans l’analyse
est mis en e´vidence par la diffe´rence entre les courbes 1° et 2°. Cette mise en lumie`re
nous a permis de trouver des pistes d’ame´liorations de l’imple´mentation des automates
sous forme de plug-in dans l’outil d’analyse Otawa, afin de re´duire ce surcouˆt de
traitement.
L’allure de la courbe 3°, proche de la courbe 2° montre que l’inte´gration des anno-
tations sur les conditions sous forme de contraintes additionnelles provoque un surcouˆt
maˆıtrise´ de la dure´e d’analyse globale, avec des be´ne´fices en terme de pre´cision du
WCET estime´ qui peuvent eˆtre importants (voir partie 6.3.4).
Enfin, pour la famille de programmes sparse n, le couˆt du de´pliage de graphe
pour inte´grer les annotations relatives aux conditions, bien que nettement supe´rieur
aux autres couˆts, ne fait pas apparaˆıtre d’explosion exponentielle, puisque la courbe 4°
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correspond en moyenne a` deux fois la courbe 2°.
6.4 Le de´pliage de contraintes nume´riques
Les diffe´rents re´sultats expe´rimentaux pre´sente´s dans la partie pre´ce´dente montrent
les be´ne´fices potentiels que l’inte´gration d’annotations par de´pliage de graphe peut
offrir, au prix d’un accroissement de la complexite´ de l’analyse. Ces gains de pre´cision
dans l’estimation de WCET ont motive´ l’ide´e de construire des automates capables de
de´plier certaines annotations de flot qu’il est possible de rencontrer lors de l’analyse
d’un programme.
Les contraintes nume´riques utilise´es dans la me´thode IPET constituent ge´ne´ralement
des restrictions sur le nombre d’exe´cutions des e´le´ments du CFG. Les e´quations utilise´es
pour repre´senter ces contraintes sont principalement des e´quations line´aires positives
du premier degre´ :
(1)
n∑
i=1
aix
i 6 β, ou plus rarement (2)
n∑
i=1
aix
i > β, avec ai, xi, β ∈ N.
Nous nous inte´resserons principalement aux ine´quations de type (1) dont la forme
correspond bien a` une restriction du nombre d’exe´cution d’e´le´ments du CFG (xi) alors
que les ine´quations de type (2) correspondent a` une borne minimum d’exe´cutions
d’e´le´ments du CFG.
6.4.1 Principe ge´ne´ral
Dans [9], Boudet et Comon montrent qu’il est possible de construire un auto-
mate fini capable de reconnaˆıtre les solutions d’une e´quation diophantienne. Cette
de´monstration est donc valable pour les ine´quations qui nous inte´ressent. La construc-
tion que nous souhaitons de´finir s’inte`gre cependant dans une me´thode d’analyse de
WCET, et plus particulie`rement dans l’expression de chemins infaisables, en interdisant
des arcs spe´cifiques du CFG. Il conviendra donc d’adapter l’automate construit a` partir
de la contrainte pour qu’il permette d’interdire les meˆmes chemins que la contrainte
initiale.
Pour proce´der a` ce de´pliage d’automate, nous proposons d’enrichir temporairement
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les e´tats de l’automate avec les contraintes associe´es au FFA initial et d’adapter la
fonction de transition pour que celle ci puisse modifier les contraintes de´sormais conte-
nues dans les e´tats. Il reste ensuite a` construire l’automate en suivant chaque transition
et en adaptant la contrainte dans l’e´tat cible pour chaque variable rencontre´e sur l’arc
emprunte´. Cette modification de la contrainte permettra de prendre en compte le fait
qu’on a consomme´ par cette transition une variable de la contrainte. Ainsi, pour chaque
variable α rencontre´e, il conviendra de substituer α par α + 1 dans les contraintes de
l’e´tat cible.
6.4.2 Un exemple
Le formalisme des automates a` contraintes supporte parfaitement les ine´quations
mentionne´es par l’utilisation de contraintes et de variables. Il suffit pour cela d’attacher
une variable a` chaque arc concerne´ par l’annotation et d’associer une contrainte a`
l’automate.
<control-constraint>
<le>
<add>
<mul>
<int>3</int><count edge="A"/>
</mul>
<mul>
<int>5</int><count edge="B"/>
</mul>
<mul>
<int>2</int><count edge="C"/>
</mul>
</add>
<int>7</int>
</le>
</control-constraint>
Code 6.4 – Fichier FFX supportant
une contrainte entre les arcs A, B et C.
,y
[3x+5y+2z≤7]
0
* A,B,C-{ }
A B C,x ,z
Figure 6.14 – FFA repre´sentant l’an-
notation du code 6.4.
Le code 6.4 pre´sente, dans le format FFX, une contrainte relative au nombre
d’exe´cutions de trois arcs A, B et C du CFG. La contrainte ILP correspondante se-
rait e´crite 3xA + 5xB + 2xC ≤ 7.
La figure 6.14 montre un automate a` contraintes supportant l’annotation de flot
de´crite en FFX dans le code 6.4. On y retrouve les variables x, y et z respectivement
attache´es aux arcs A, B et C du CFG, ainsi que la contrainte exprime´e a` partir de ces
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variables. Rappelons par ailleurs que ces variables correspondent au fait d’emprunter
certains arcs du CFG, et qu’elles prennent donc leurs valeurs dans N.
Comme explique´ dans la partie pre´ce´dente, la construction de l’automate de´plie´
correspondant a` cette contrainte suppose d’enrichir les e´tats avec les contraintes en
elle-meˆmes. Ce proce´de´ est visible dans la figure 6.15 qui pre´sente la premie`re e´tape de
construction de cet automate de´plie´.
* A,B,C-{ }
3x + 5y + 2z ≤ 7
3(x+1)+ 5y + 2z ≤ 7 3x + 5y + 2(z+1)≤ 7
,yB C,zA,x
3x + 5(y+1)+ 2z ≤ 7
Figure 6.15 – Premie`re e´tape de construction de l’automate de´plie´ correspondant
au FFA de la figure 6.14.
A` partir de l’e´tat initial, pour chaque transition supportant une variable, on construit
un nouvel e´tat dans lequel on recopie la contrainte. On modifie ensuite cette contrainte
comme illustre´ sur la figure 6.15. Pour chaque variable α apparaissant sur la transition
emprunte´e, on ope`re une substitution par (α+ 1) dans la contrainte de l’e´tat cible. En
de´veloppant le coefficient de la variable substitue´e, on re´duit ainsi la borne globale de
la contrainte. En d’autres termes, on retire de la contrainte le coefficient correspondant
a` un passage par la branche associe´e a` la variable.
Par ailleurs, cette me´thode de construction ne´cessite des conditions d’arreˆt que l’on
peut de´finir a` partir des contraintes. A` l’origine, une contrainte interdit certaines com-
binaisons d’exe´cutions des arcs du CFG. Dans notre exemple, si l’arc B est pris une
fois, alors il ne sera pas possible de le reprendre une seconde fois tout en respectant la
contrainte, mais il sera toujours possible d’emprunter l’arc C. Avant de construire un
nouvel e´tat, il faut donc anticiper l’e´tat de la contrainte apre`s substitution et ve´rifier
qu’elle reste satisfaisable en conside´rant que les variables qui la composent prennent
leurs valeurs dans N. Il ne sera pas question de solveur SAT ici, puisque pour une
ine´quation de type (1), il suffit ve´rifier si la contrainte est vraie quand toutes les va-
riables valent ze´ro. Dans le cas contraire, l’e´tat correspondant ne sera pas construit.
La figure 6.16 montre le re´sultat de la construction comple`te de l’automate de´plie´.
Les e´tats sont discrimine´s par leurs contraintes, ce qui signifie que deux e´tats conte-
nant la meˆme contrainte sont e´quivalents. Par exemple, le fait de prendre l’arc A puis
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* A,B,C-{ }
3x + 5y + 2z ≤ 7
3x + 5y + 2z ≤ 2
3x + 5y + 2z ≤ 4 3x + 5y + 2z ≤ 5
A,x
3x + 5y + 2z ≤ 1
3x + 5y + 2z ≤ 0
,yB
C,z
C,z
C,z
A,x
A,x
,yB
* A,B,C-{ }
* A,B,C-{ }
* A,B,C-{ }
* A,B,C-{ }
3x + 5y + 2z ≤ 3
C,z
A,xC,z
* A,B,C-{ }
* A,B,C-{ }
Figure 6.16 – Automate enrichi re´sultant du de´pliage du FFA de la figure 6.14.
l’arc C, ou l’arc C puis l’arc A consommera le meˆme budget sur la borne totale de
la contrainte. Pour cette raison, divers e´tats ont e´te´ fusionne´s durant le processus de
construction.
L’automate construit ainsi repre´sente structurellement les se´quences d’arcs autorise´s
par la contrainte. Afin de revenir au formalisme des FFAs, il est possible de simplifier
cet automate enrichi en supprimant les contraintes et les variables qui sont devenues
inutiles. La figure 6.17 montre le re´sultat de cette simplification.
C
0
A
2
3
5
1
64
A
B
B
C
C
C
C
A
A
* A,B,C-{ }
* A,B,C-{ }
* A,B,C-{ }
* A,B,C-{ }
* A,B,C-{ }
* A,B,C-{ }
* A,B,C-{ }
Figure 6.17 – FFA simplifie´ correspondant a` l’automate enrichi de la figure 6.16.
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6.4.3 Un programme spe´cifique
assert(BUDGET >= qa + qb + qc);
if (rand()) {
budget -= qA;
A();
}
if (rand()) {
if (qB + qc <= BUDGET) {
budget -= qB;
B();
} else {
budget -= qb;
b();
}
}
...
assert(BUDGET >= 0);
Code 6.5 – Extrait de code du
programme budget
Nous avons expe´rimente´ cette me´thode de
de´pliage a` partir d’une contrainte sur un pro-
gramme de´veloppe´ spe´cifiquement appele´ budget.
Ce programme comporte une boucle principale
dans laquelle plusieurs appels de fonctions sont
effectue´s. Le code 6.5 repre´sente la partie du
programme correspondant a` une ite´ration de la
boucle. Chaque ite´ration est compose´e d’un certain
nombre de conditions et d’appels a` des taˆches qui
peuvent eˆtre effectue´es en mode normal ou en mode
”de´grade´”, c’est-a`-dire plus rapidement mais moins
pre´cise´ment. Pour donner un exemple, si le mode
normal d’une taˆche consiste a` trouver la valeur ap-
proche´e a` 10−9 d’un nombre, le mode de´grade´ de
la taˆche permettra d’obtenir une pre´cision de 10−5. Ainsi, avant d’autoriser l’exe´cution
d’une taˆche en mode normal, le programme ve´rifie qu’il sera ensuite toujours possible
d’effectuer les taˆches suivantes en mode de´grade´.
Il est possible d’exprimer cette notion de budget a` respecter au moyen d’une
contrainte nume´rique qui associe le couˆt des taˆches en mode normal et de´grade´ et
la valeur du budget. La variable BUDGET ainsi que les poids de chaque taˆche que nous
avons de´finis arbitrairement correspondent a` la contrainte ILP suivante :
10xA + 22xB + 7xb + 12xC + 8xc <= 30
A` partir de ce programme et de l’annotation mettant en relation le mode des
diffe´rentes taˆches et le budget total alloue´ a` chaque ite´ration, nous avons pu comparer
notre me´thode d’inte´gration par de´pliage avec l’inte´gration de la contrainte telle quelle
dans l’analyse de WCET. En espe´rant trouver des gains micro-architecturaux similaires
a` ceux de la partie 6.3.3, nous avons teste´ diffe´rentes tailles de cache d’instruction a` la
recherche de diffe´rences entre les deux me´thodes. Pour des tailles de cache adapte´es a`
la taille de notre programme et de nos taˆches (autour de 1 kilo-octet), nous avons ef-
fectivement observe´ des diffe´rences notables entre les deux me´thodes d’inte´gration. La
table 6.3, dont les colonnes sont strictement les meˆmes que dans la tables pre´ce´dentes,
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pre´sente ces re´sultats.
Table 6.3 – Re´sultats de l’analyse de WCET du programme budget.
WCET avec contraintes additionnelles de´pliage
Programme boucles borne´es WCET Gain WCET Gain
budget 9415 7390 21.5% 7090 24.7%
6.5 Conclusion
Ce chapitre nous a permis de comparer les deux me´thodes d’inte´gration de contraintes
nume´riques dans une analyse de WCET au moyen des automates pre´sente´s dans cette
the`se.
Nous avons montre´ sur un premier exemple comment il e´tait possible d’inte´grer
des contraintes nume´riques dans une analyse de WCET par un de´pliage partiel du
CFG, en de´taillant les diffe´rentes e´tapes du processus et l’utilisation des ope´rations
pre´sente´es dans le chapitre 4. Cette me´thode a e´te´ compare´e avec la me´thode tradi-
tionnelle d’inte´gration reposant sur l’ajout de nouvelles contraintes ILP, et nous avons
mis en e´vidence des gains de pre´cision dans l’analyse lors de l’utilisation de la me´thode
de de´pliage. Ce phe´nome`ne a e´te´ explique´ par l’impact du de´pliage de graphe sur les
analyses bas niveau relatives a` la micro-architecture.
Les limites et le passage a` l’e´chelle de cette approche de de´pliage ont e´te´ teste´es, et
des proble`mes de complexite´ ont e´te´ mis en e´vidence, notamment dans le de´pliage de
certaines familles de programmes en raison de la nature des contraintes. Nous aborde-
rons cependant ce proble`me dans le prochain chapitre ou` nous utiliserons l’ordre des
arcs de´rive´ du CFG pour simplifier les annotations initiales et parvenir a` les inte´grer
dans une analyse de WCET par de´pliage de graphe.
Pour finir, nous avons pre´sente´ une me´thode syste´matique de de´pliage de contraintes
ainsi qu’un programme expe´rimental destine´ a` faire la preuve de concept de cette
approche. Les re´sultats expe´rimentaux nous ont permis de confirmer la tendance de la
me´thode de de´pliage a` eˆtre plus pre´cise que la me´thode traditionnelle.
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“Sire, on en a gros !”
— Perceval le Gallois
7
Extension a` une nouvelle classe
d’annotation
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7.1 Introduction
Les HFAs pre´sente´s dans cette the`se permettent d’inte´grer des annotations de flot
dans une analyse de WCET, avec pour objectif d’en ame´liorer la pre´cision. Pour cela, les
annotations fournies, sont traduites en chemins infaisables et repre´sente´es sous forme
d’automates qui les interdisent spe´cifiquement 1. Ces automates sont ensuite fusionne´s
1. en acceptant tous les autres chemins par comple´ment
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avec le CFG et le syste`me ILP associe´, ce qui rend inaccessibles ces chemins et participe
a` la re´duction du pessimisme de l’estimation du WCET. Ces automates sont donc bien
adapte´s a` la prise en compte de l’infaisabilite´ de certains de chemins dans l’analyse,
mais dans la pratique, les seuls chemins infaisables rencontre´s sont ceux relatifs aux
bornes de boucles, souvent fournis par des outils (comme oRange), ou ceux associe´s a`
des blocs spe´cifiques (souvent des conditions), qui de´pendent de la se´mantique du code
et qui sont fournis dans ce cas par un expert.
L’outil PathFinder a pour objectif de de´tecter des chemins infaisables dans un pro-
gramme binaire. Plus pre´cise´ment, il est capable de de´tecter des conflits entre plusieurs
arcs du CFG. Ainsi, lorsqu’une liste d’arcs en conflits est de´tecte´e, cela signifie que l’en-
semble des chemins du CFG qui passent par tous les arcs de cette liste sont des chemins
infaisables. Nous avons donc de´cide´ de de´finir une classe spe´cifique pour ces conflits afin
de les inte´grer dans une analyse de WCET. Pour cela, nous avons enrichi en premier
lieu le langage d’annotation FFX, qui s’y preˆte bien puisqu’il he´rite naturellement de la
proprie´te´ extensible du format XML. Ainsi, il nous a e´te´ possible d’ajouter une nouvelle
annotation en ayant pris soin de respecter les re`gles et la structure du format actuel,
notamment en ce qui concerne la hie´rarchie des contextes commune aux diffe´rentes
annotations de´ja` supporte´es. Puis, a` partir de cette nouvelle classe d’annotations, nous
avons construit des HFAs afin d’inte´grer ces conflits dans une analyse de WCET. La
possibilite´ d’obtenir un CFG partiellement de´plie´ est apparue de la fabrication de cer-
tains HFAs et nous nous sommes donc inte´resse´s a` nouveau aux diffe´rences de pre´cision
du WCET estime´ qui pouvait de´couler de ce de´pliage. Durant ce processus, nous avons
fait face a` des proble`mes de complexite´ et nous avons donc e´tudie´ les proprie´te´s de
cette classe d’annotation pour les re´soudre.
Cette nouvelle classe d’annotation, son expression en FFX et en automates ainsi
que les re´sultats expe´rimentaux associe´s ont e´te´ pre´sente´s dans l’article [45].
7.2 Les conflits
Cette section pre´sentera la notion de conflit en elle-meˆme, issue des re´sultats de
l’outil d’analyse PathFinder. Pour commencer, nous pre´senterons donc succintement
cet outil et son fonctionnement, puis nous de´finirons pre´cise´ment les conflits et leur
traduction en une annotation FFX.
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7.2.1 L’outil PathFinder
PathFinder est un outil de´veloppe´ a` l’IRIT pre´sente´ dans l’article [56]. Il a pour
objectif de trouver des chemins infaisables dans les programmes binaires en cherchant
des conflits entre les diffe´rents arcs du CFG. Pour cela, l’analyse effectue´e, base´e sur
l’interpre´tation abstraite, parcourt le CFG depuis l’entre´e du programme et construit
des conjonctions de pre´dicats sur les registres et les donne´es en me´moire. La satisfaisa-
bilite´ de ces conjonctions est ve´rifie´e au fur et a` mesure du parcours graˆce a` un solveur
SMT 2 pour de´tecter dans le CFG des ensembles de chemins infaisables. L’analyse s’ef-
force e´galement de re´duire au maximum le nombre d’arcs re´ellement responsables des
conflits de´tecte´s, afin de rendre ce re´sultat plus facilement exploitable par d’autres
analyses. Ainsi, un conflit de´tecte´ correspondra a` un ensemble d’arcs du CFG qui ne
peuvent pas eˆtre emprunte´s lors d’une meˆme exe´cution du programme. Le re´sultat
d’une analyse d’un binaire par PathFinder est donc une liste d’ensembles d’arcs, c’est-
a`-dire une liste de conflits.
7.2.2 La notion de conflit
Les conflits de´couverts par PathFinder (ou un outil similaire) s’expriment sous
forme de listes d’arcs du CFG qui ne peuvent pas eˆtre tous emprunte´s dans une meˆme
exe´cution.
<conflict>
<!-- identifiant d’arc ou de bloc 1 -->
<!-- ... -->
<!-- identifiant d’arc ou de bloc N -->
</conflict>
Code 7.1 – Forme ge´ne´rale d’un conflit
<conflict>
<edge src="0x8368" dst="845C">
<edge src="0x8480" dst="8524">
<edge src="0x868C" dst="87D0">
</conflict>
Code 7.2 – Exemple d’annotation
Le code 7.1 montre la forme ge´ne´rale de la balise associe´e a` un conflit. Imbrique´s
dans cette balise, on trouve les diffe´rents e´le´ments qui sont en conflit. On y trouvera
habituellement des arcs ou des blocs du CFG repre´sente´s par leurs adresses physiques
(c’est a` dire les adresses physiques des blocs auxquels ils sont rattache´s pour les arcs)
mais le format FFX offre e´galement la liberte´ d’utiliser des re´fe´rences vers des identi-
fiants 3 afin de de´finir les blocs ou arcs concerne´s ailleurs dans le fichier FFX.
2. Satisfiability Modulo Theory
3. Voir IDENTIFICATION dans l’appendice A
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Le code 7.2 illustre un conflit entre trois arcs du CFG, repre´sente´s par les adresses
physiques de leurs blocs source et destination. Cette annotation indique que toute
exe´cution qui emprunterait au moins une fois chacun des trois arcs mentionne´s est
infaisable. Un inte´reˆt direct pour le domaine de l’analyse de WCET est que si une
exe´cution passant par ces trois arcs s’ave´rait eˆtre le WCEP trouve´ par l’analyse cou-
rante, l’inte´gration de cette annotation de conflit ne pourrait qu’ame´liorer la pre´cision
de l’analyse de WCET.
7.2.2.1 Une annotation inde´pendante du nombre d’exe´cution
Il est possible d’exprimer la plupart des conflits de´couverts a` partir de contraintes
ILP associe´es aux arcs (ou aux blocs) concerne´s. Cependant, la notion de conflit n’est
fonde´e que sur l’absence dans les exe´cutions d’au moins un des ces arcs, sans prendre
en compte le nombre de fois ou les diffe´rents arcs sont rencontre´s.
if(X) // IF_A
tst=0; // A
while(Y)
if(tst==1) // IF_B
foo(); // B
...; // instructions sans effets sur tst
Code 7.3 – Conflit impliquant un bloc
dans une boucle
Une recherche de chemins infaisables sur le code 7.3 pourrait mettre en e´vidence un
conflit entre les blocs A et B (ou de fac¸on e´quivalente entre les arcs IF A→A et IF B→B).
Le bloc B est dans une boucle mais le nombre d’exe´cutions de cette boucle n’affecte
pas le conflit de´couvert : les exe´cutions dites infaisables sont toutes celles qui passent
au moins une fois par A et au moins une fois par B.
<conflict>
<block "A"/>
<block "B"/>
</conflict>
Code 7.4 – Conflit
entre deux blocs
Le code 7.4 exprime le conflit entre les blocs A et B au
format FFX. Le nombre d’exe´cutions de B n’est pas mentionne´
mais il est e´quivalent en re´alite´ a` la borne de la boucle. Si on
voulait exprimer le conflit nume´riquement, il serait ne´cessaire
de connaˆıtre et d’utiliser cette borne (n) dans une contrainte
comme :
n× A + B ≤ n
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7.2.3 Le contexte d’un conflit
L’imbrication des balises en FFX repre´sente la hie´rarchie des contextes d’appels,
des boucles et des ite´rations. Lorsqu’un conflit est de´tecte´, il convient donc d’imbriquer
la balise <conflict> correspondante dans son contexte de validite´.
L’outil PathFinder et les automates d’annotations ne supportent tous deux qu’une
version inline´e 4 des CFGs des programmes analyse´s. De plus, PathFinder effectue
son analyse sur des programmes binaires, et de´ce`le des conflits directement entre les
arcs du CFG repre´sente´s par leurs adresses physiques. Or, comme explique´ dans la
partie 3.4.1, ces adresses ne sont pas uniques dans un CFG inline´. Il convient donc de
distinguer les contextes d’appels des e´le´ments en conflit pour fournir une annotation
cohe´rente. D’autre part, on pourrait e´galement utiliser des informations de localisation
sous forme de lignes dans des fichier de code source qui seraient ensuite traduites en
adresses physiques graˆce aux informations de de´bogage, mais cette traduction est la
meˆme que celle de´crite dans la partie 5.4, et, si ce mode d’adressage convient bien
aux annotations fournies par un humain, PathFinder fournit directement les adresses
physiques des arcs du CFG. Dans la suite, on se concentrera donc sur l’e´tude des
conflits en conside´rant que les e´le´ments d’un conflit sont des arcs repre´sente´s par leurs
adresses physiques, mais les re´sultats obtenus seraient tout aussi valables si on avait
comme e´le´ments en conflit des blocs adresse´s par leurs nume´ros de ligne dans un fichier
source.
Le contexte d’un conflit n’est pas aussi rigide que les autres contextes existants
(boucles, fonctions, ...), dans le sens ou il ne de´pend pas directement de la structure
du programme, mais plutoˆt de la portion du programme dans laquelle il est valide, qui
correspondra au contexte le plus pre´cis englobant tous les arcs du conflit. Ce contexte
commun a` tous les arcs est ne´cessaire, mais pas suffisant, car chaque arc du conflit
posse`de e´galement un contexte propre, qui sera parfois (souvent) plus pre´cis que le
contexte englobant trouve´. On voit ici que le contexte d’un conflit est particulier puis-
qu’il traverse les autres types de contextes tout en autorisant les e´le´ments a` posse´der
leurs contextes propres, c’est pourquoi on illustrera son fonctionnement au travers de
divers exemples.
4. Graphe dans lequel on inte`gre les sous-graphes correspondants aux diffe´rentes fonctions appele´es.
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7.2.3.1 Exemples de conflits
On conside´rera dans la suite divers conflits apparaissant dans les contextes struc-
turels qu’il est possible de de´finir a` partir du code 7.5.
void foo(){
...
}
int main(){
...
// appel C1
foo();
...
}
Code 7.5 – Exemple
de code source
<function name="main">
<conflict>
<edge "A">
<edge "B">
</conflict>
</function>
Code 7.6 – Conflit dans
le main
<function name="main">
<call name="C1">
<function name="foo">
<conflict>
<edge "A">
<edge "B">
</conflict>
</function>
</call>
</function>
Code 7.7 – Conflit dans la
fonction foo
Conside´rons le cas le plus simple : un conflit entre deux arcs dans le programme
principal. Le contexte de validite´ de ce conflit est le programme principal en lui-meˆme.
Le code 7.6 illustre l’annotation en FFX dans laquelle le conflit est imbrique´ dans le
contexte de la fonction main englobant les deux arcs. De meˆme, si les deux arcs en
conflit apparaissent dans la fonction foo appele´e via C1 par le programme principal, la
portion la plus pre´cise du programme dans laquelle le conflit sera valide correspondra
au contexte de la fonction foo en elle-meˆme. Le code 7.7 montre l’annotation FFX
correspondante et l’imbrication du conflit dans le contexte de la fonction foo, lui meˆme
imbrique´ dans son appel C1 et dans la fonction main.
Conside´rons maintenant que le premier arc du conflit apparaisse dans le programme
principal et que le second arc soit dans la fonction foo appele´e via C1. La portion du
programme dans laquelle le conflit est valide correspond au main, puisque le premier arc
est dans le programme principal, et qu’il est ne´cessaire d’avoir un contexte englobant
les deux arcs en meˆme temps. La solution fournie dans le code 7.6 semble convenir,
mais il manque en re´alite´ le contexte propre a` l’arc B, car en l’e´tat, le conflit interdit
toute exe´cution qui contient au moins un arc A et un B. Or le conflit porte uniquement
sur l’arc B s’il est rencontre´ lors de l’appel C1. Il est donc ne´cessaire de pre´ciser le
contexte spe´cifique a` l’arc B, comme illustre´ dans le code 7.8.
Le contexte spe´cifique a` un arc du conflit sera appele´ contexte interne au conflit
dans la suite, pour le diffe´rencier du contexte de validite´ (ou contexte englobant) du
conflit en lui meˆme.
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<!-- contexte de validite´ -->
<function name="main">
<conflict>
<!-- premier arc -->
<edge "A">
<!-- second arc dans son
contexte interne -->
<call name="C1">
<function name="foo">
<edge "B">
</function>
</call>
</conflict>
</function>
Code 7.8 – Conflit entre un arc du
main et un arc de la fonction foo,
avec pre´cision du contexte interne
du second arc.
<conflict>
<!-- premier arc dans son
contexte interne -->
<function name="main">
<call name="C1">
<function name="foo">
<edge "A">
</function>
</call>
</function>
<!-- second arc dans son
contexte interne -->
<function name="main">
<call name="C1">
<function name="foo">
<call name="C2">
<function name="bar">
<edge "B">
</function>
</call>
</function>
</call>
</function>
</conflict>
Code 7.9 – Conflit entre deux arcs
avec leurs contextes internes com-
plets.
7.2.3.2 Recherche du contexte englobant
Il est possible d’utiliser une me´thode syste´matique pour trouver le contexte en-
globant le plus pre´cis d’un conflit particulier, en conservant les contextes internes de
chaque arc lorsque c’est ne´cessaire. Le processus peut eˆtre de´crit ainsi :
i) Dans un premier temps, il faut de´finir la balise <conflit> a` la racine, et pour
chaque e´le´ment du conflit, fournir de fac¸on exhaustive son contexte d’appel, c’est-
a`-dire l’ensemble des appels de fonctions, des boucles et des ite´rations permet-
tant de discriminer l’e´le´ment concerne´ de ses re´pliques potentielles dans le CFG
(re´pliques qui sont dues a` la proprie´te´ inline´e de ce graphe).
ii) On peut ensuite fusionner les balises des contexte communs, de fac¸on a` ne jamais
avoir au meˆme niveau deux contextes e´quivalents.
iii) Enfin, il est possible d’extraire du conflit tous les contextes qui sont communs a`
l’ensemble des arcs qui le composent, ou en d’autres termes, on peut intervertir
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la balise <conflict> avec son enfant 5 si celui-ci est unique et que ce n’est pas
un des e´le´ment du conflit (c’est-a`-dire si c’est un contexte).
<conflict>
<!-- contextes internes fusionne´s -->
<function name="main">
<call name="C1">
<function name="foo">
<!-- premier arc -->
<edge "A">
<!-- second arc dans son
contexte interne -->
<call name="C2">
<function name="bar">
<edge "B">
</function>
</call>
</function>
</call>
</function>
</conflict>
Code 7.10 – Conflit du code 7.9 apre`s
fusion des contextes internes communs
aux deux arcs.
<!-- contexte de validite´ du conflit -->
<function name="main">
<call name="C1">
<function name="foo">
<!-- balise de conflit injecte´e -->
<conflict>
<!-- premier arc -->
<edge "A">
<!-- second arc dans son
contexte interne -->
<call name="C2">
<function name="bar">
<edge "B">
</function>
</call>
</conflict>
</function>
</call>
</function>
Code 7.11 – Conflit du code 7.10 apre`s
extraction des contextes internes com-
muns aux deux arcs.
Le point i) est illustre´ par le code 7.9. La balise du conflit a e´te´ place´e a` la racine
et on a de´fini pour chaque arc du conflit son contexte d’appel exhaustif.
Afin d’appliquer le point ii) de la me´thode syste´matique, il faut trouver les contextes
internes communs aux deux arcs du conflit. La fonction main, ainsi que l’appel C1 a`
la fonction foo apparaissent aux meˆmes niveaux dans le code 7.9. Il est donc possible
de fusionner leurs contenus en unifiant ces trois balises. Le re´sultat de cette e´tape est
pre´sente´ dans le code 7.10.
Reste ensuite a` transformer le contexte interne commun a` tous les arcs en un
contexte de validite´ pour le conflit, comme explique´ dans le point iii). Le code 7.10
montre le re´sultat de cette e´tape, ou` la balise <conflict> a bien e´te´ injecte´e dans
son contexte de validite´ le plus pre´cis.
Notons que les balises externes au conflit pourront de´sormais eˆtre fusionne´es avec
les autres annotations du fichier FFX et que le conflit a e´te´ grandement simplifie´ dans
le processus puisque seul l’arc "B" posse`de toujours un contexte interne.
5. En XML, on parle d’enfant (resp. de parent) pour de´signer une balise qui est contenue dans
(resp. qui en contient) une autre.
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Remarque : Le point i) requiert de fournir le contexte d’appel complet de chaque
arc, mais en re´alite´, les contextes qui permettent de discriminer deux e´le´ments d’un
CFG inline´ sont les appels de fonctions (les <call>) et les ite´rations spe´cifiques des
boucles. Les balises des fonctions, tout comme les balises de boucle sont lie´es a` des
e´le´ments de´ja` re´plique´s dans le CFG le cas e´che´ant. Toutefois, la balise <call> du
format FFX ne peut contenir qu’une balise <fonction>, et la balise <iteration>
ne peut apparaˆıtre que dans la balise de la boucle a` laquelle elle est associe´e. Pour ces
raisons, ces quatre types de balises sont ne´cessaires pour spe´cifier le contexte d’appel
complet d’un e´le´ment d’un CFG inline´.
7.2.3.3 Le cas des boucles
Lorsque PathFinder est utilise´ sur un programme comportant des boucles, l’analyse
est capable de fournir des conflits relatifs a` toute ite´ration de la boucle, mais pas a`
une ite´ration pre´cise. En effet, l’utilisation de l’interpre´tation abstraite consiste pour
les boucles a` construire des points fixes des e´tats abstraits, ce qui limite les conflits
qu’il est possible de de´tecter aux types suivants :
1. Un conflit au sein d’une meˆme ite´ration qui sera valide pour chaque ite´ration de la
boucle.
2. Un conflit entre un arc d’une ite´ration quelconque de la boucle et un arc exte´rieur.
3. Un conflit entre un arc pre´ce´dant la boucle et un arc de la premie`re ite´ration ou
entre un arc de la dernie`re ite´ration et un arc suivant la boucle.
En d’autres termes, il n’est pas possible de de´tecter un conflit impliquant une ite´ration
pre´cise de la boucle (et un arc exte´rieur a` la boucle par exemple).
Le point 1. sera traduit par l’imbrication du conflit dans une balise <iteration>
avec "*" comme nume´ro d’ite´ration, pour signifier que le conflit vaut pour chaque
ite´ration de la boucle.
Dans le point 2., l’arc interne a` la boucle qui nous inte´resse ne doit pas appartenir
a` une ite´ration spe´cifique. En d’autres termes, il n’est pas ne´cessaire ici de pre´ciser
l’ite´ration a` laquelle cet arc doit appartenir, mais simplement que son contexte interne
est la boucle en elle-meˆme. De plus, comme indique´ pre´ce´demment en remarque, les
contextes de boucle seuls ne sont pas requis pour discriminer les e´le´ments duplique´s
d’un CFG inline´, ce qui veut dire qu’il n’est pas ne´cessaire de spe´cifier un contexte
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interne de boucle si celui ci n’est pas accompagne´ d’une ite´ration pre´cise. Il en re´sulte
que le code 7.6 correspondrait parfaitement au conflit de´crit dans ce point 2.
Enfin, l’item 3. ne´cessite l’utilisation de contextes internes spe´cifiques permettant
d’isoler l’ite´ration pre´cise a` laquelle appartient l’arc de la boucle en conflit.
7.2.4 Un premier exemple
Comme pre´cise´ dans la partie 7.2.2.1, la notion de conflit est inde´pendante du
de´compte des arcs qui la composent. Elle interdit simplement les chemins du graphe
qui empruntent tous les arcs spe´cifie´s dans le conflit. Il semble donc judicieux d’utiliser
la forme de´plie´e des automates pour exprimer ce type d’annotation.
Conside´rons un programme compose´ de deux conditions successives. Le CFA de ce
programme est pre´sente´ sur la figure 7.1.
1
2 3
4
5 6
7
A
B
Figure 7.1 – CFA d’un programme compose´ de
deux conditions successives.
A
x
y*
* B{ }
A,B{ }
z
* A{ }B
-
-
-
Figure 7.2 – FFA d’un conflit
entre deux arcs.
Un conflit trivial entre les arcs A et B de ce CFA correspond en FFX au code 7.6 de
la page 118.
La construction d’un automate e´quivalent a` ce conflit consiste a` capturer chaque
arc concerne´ jusqu’a` un dernier e´tat correspondant a` un e´tat poubelle, soit un e´tat
qui ne serait pas final. Dans les FFAs, cela revient a` ne pas construire ce dernier
e´tat et a` interdire les transitions qui devaient y mener. La figure 7.2 montre le FFA
correspondant au conflit mentionne´ ici. Cet automate accepte donc l’alphabet complet
depuis son e´tat initial x et transite, lorsque l’arc A (resp. B) est rencontre´, vers l’e´tat
y (resp. z ) dans lequel l’autre arc du conflit est interdit. On notera que dans les
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e´tats y et z , il n’est pas interdit d’emprunter a` nouveau l’arc par lequel on transite´
vers cet e´tat.
En faisant un produit entre ce FFA et le CFA de la figure 7.1, on aura donc inte´gre´
l’annotation comme une restriction structurelle du CFA. Le re´sultat de ce produit est
pre´sente´ sur la figure 7.3.
1,x
2,y 3,x
4,x
5,x 6,z
7,z7,x
4,y
5,y
7,y
A
B
Figure 7.3 – CFA re´sultant du produit du CFA de la
figure 7.1 et du FFA de la figure 7.2.
Pendant cette ope´ration de produit, le passage par l’arc A fait transiter le FFA dans
l’e´tat y , ce qui interdit par la suite d’emprunter l’arc B. Inversement, le passage par
l’arc B fait transiter le FFA dans l’e´tat z , dans lequel l’arc A est interdit.
Un premier proble`me apparaˆıt dans cette approche puisque s’il est naturel que le
proce´de´ duplique certains blocs (ici les blocs 4,5 et 7) en raison des multiples e´tats qui
composent le FFA, certaines duplication semblent superflues. L’e´tat 7,z par exemple
est se´pare´ de l’e´tat 7,x pour me´moriser le fait que l’arc B a e´te´ emprunte´ pour arriver
sur cet e´tat et que l’arc A est donc de´sormais interdit. Cette information est cependant
obsole`te a` cause de l’ordre des arcs dans le CFG.
D’autre part, le conflit mentionne´ ici ne concerne que deux arcs, mais rien ne limite
a` priori le nombre d’arcs en conflit – l’outil PathFinder fournit parfois des conflits
relatifs a` une vingtaine d’arcs du CFG. Or le FFA correspondant au conflit est de´ja`
compose´ de trois e´tats 6. Pour avoir une ide´e de la complexite´ de cette repre´sentation,
on pre´sente un FFA supportant une annotation de conflit impliquant trois arcs sur la
figure 7.4.
Dans le cas d’un conflit entre deux arcs, le FFA dupliquait le dernier bloc (le
6. Ce nombre correspond en re´alite´ a` 22 e´tats moins l’e´tat poubelle qu’on ne repre´sente pas.
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* A,B,C{ }
* A,B,C{ }
* C{ }
* A,B,C{ }
* A{ }
- *-
A
A
A
B
B
B
C
C
C
* A,B,C-{ }
B{ }
-
--
Figure 7.4 – FFA d’un conflit entre trois arcs.
bloc 7) pour chacun de ses e´tats (trois fois). De plus, la taille de notre CFA n’e´tait pas
repre´sentative d’un vrai programme et dans un CFG de grande taille, tous les blocs
situe´s apre`s ces deux conditions auraient e´galement e´te´ duplique´s autant de fois. En
utilisant le meˆme proce´de´ pour un conflit entre trois arcs, on risquerait de re´pliquer
non plus trois fois, mais sept fois tous ces blocs, ce qui pourrait poser des proble`mes
de performances aux analyses de WCET qui suivraient. Dans tous les cas, la limite
du nombre d’arcs en conflit qu’il sera possible d’inte´grer a` l’analyse par de´pliage sera
rapidement atteinte.
L’inconve´nient majeur de cette approche est donc l’augmentation exponentielle du
nombre d’e´tats du FFA (qui correspond a` 2n − 1, avec n le nombre d’arcs en conflit),
accompagne´e d’autant de duplications potentielles de nombreux blocs du CFG. Par
ailleurs, nous nous e´tions de´ja` heurte´s a` ce proble`me dans le chapitre 6 ou` nous
pre´sentions trois familles de programme parmi lesquelles on trouvait la famille dense n.
Ces programmes compose´s d’un nombre variable de conditions successives e´taient ac-
compagne´s d’une annotation indiquant que le chemin qui empruntait toutes les condi-
tions e´tait infaisable, ce qui correspond bien a` la notion de conflit de´finie dans ce
chapitre.
Pour venir a` bout de ce proble`me, nous proposons d’utiliser l’ordre des arcs dans le
CFG, afin d’exprimer une contrainte plus faible mais potentiellement moins explosive
en terme de nombre d’e´tats.
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7.2.5 La notion de conflit ordonne´
Dans l’exemple de la partie pre´ce´dente, le FFA de la figure 7.2 interdisait de prendre
l’arc B du conflit apre`s l’arc A, et inversement. Or la structure du programme rendait
impossible un chemin empruntant l’arc B puis l’arc A. En d’autres termes, il n’existe pas
dans le CFG d’occurrence de l’arc A apre`s l’arc B. Seule une moitie´ du conflit est donc
pertinente, celle qui pre´cise qu’il est interdit de prendre l’arc B apre`s avoir emprunte´
l’arc A, puisque l’autre moitie´ du conflit correspond pre´cise´ment a` l’ordre des arcs dans
le CFG. Ainsi, si on re´ussit a` garantir que les arcs mentionne´s dans le conflit ne peuvent
apparaˆıtre que dans un seul ordre, il est possible de n’exprimer qu’une partie du conflit,
celle qui peut re´ellement se produire, sans perdre de pre´cision 7.
La figure 7.5 montre comment il est possible de reconstruire le conflit complet a`
partir du conflit partiel (la partie du conflit correspondant a` un se´quence d’arcs possible
dans le CFG) et de la proprie´te´ exprimant pre´cise´ment l’ordre des arcs dans le CFG.
Ax y
* * B-{ }A-{ }
Bp q
* * A-{ }B-{ } A
px
*
* B-{ }
A,B-{ }
* A-{ }
B
q x
py
,
,
,
(b)(a) (c)
Figure 7.5 – Produit entre un conflit partiel (a) et un FFA (b) encodant la
contrainte d’ordre des arcs issue de la structure du CFG. Le re´sultat (c) correspond
au conflit complet de la figure 7.2.
Il s’ave`re que l’outil de de´tection de chemin infaisable PathFinder, capable de
de´tecter des conflits entre certains arcs du CFG, nous garantit e´galement que la liste
d’arcs fournie ne peut apparaˆıtre que dans cet ordre dans le CFG. Il nous est donc pos-
sible d’exprimer une contrainte plus faible que le conflit complet, a` savoir le conflit par-
tiel dans lequel les arcs apparaissent dans l’ordre indique´, et ce sans perte de pre´cision.
Si on fait un produit entre le conflit partiel sous forme de FFA de la figure 7.5a et
le CFA de la figure 7.1, on obtient le re´sultat illustre´ sur la figure 7.6.
Dans ce CFA, l’e´tat 7,z a disparu, ce qui ne laissera que deux branches distinctes
au lieu de trois dans le CFG. Par ailleurs, le FFA du conflit partiel en lui-meˆme a e´te´
7. On parle ici de perte de pre´cision quand on affaiblit une contrainte et que des chemins infaisables
qui e´taient interdits par la contrainte initiale redeviennent autorise´s.
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1,x
2,y 3,x
4,x
5,x 6,x
7,x
4,y
5,y
7,y
A
B
Figure 7.6 – CFA re´sultant du produit du CFA de la
figure 7.1 et du FFA de la figure 7.5a.
conside´rablement re´duit puisque, pour n arcs en conflit, il est seulement compose´ de
n− 1 e´tats (contre 2n − 1 e´tats pour le conflit complet).
Ainsi, l’utilisation de l’ordre des arcs permet de re´duire la complexite´ de l’inte´gration
des conflits par de´pliage de graphe.
L’annotation de conflit ordonne´ en FFX
La notion d’ordre est absente du format FFX puisque dans un fichier de ce type, les
annotations qui apparaissent au meˆme niveau de la hie´rarchie XML sont inde´pendantes.
Nous avons donc ajoute´ un attribut "ordered" a` la balise <conflict> qui permet
de pre´ciser si un conflit porte sur les arcs qui le composent dans l’ordre pre´cis ou` ils
sont fournis, auquel cas ils peuvent eˆtre traite´s en utilisant le conflit partiel pre´sente´
dans cette partie. Cela ne signifie pas que cet ordre des arcs est le seul ordre possible
dans le CFG, mais seulement qu’il est possible de n’inte´grer que le conflit partiel dans
l’analyse. S’il s’ave`re que cet ordre d’exe´cution n’est pas le seul possible dans le CFG,
alors l’annotation utilise´e sera simplement moins pre´cise que le conflit complet, mais
en contrepartie, l’inte´gration se fera par de´pliage de graphe, avec les perspectives de
gains qui ont de´ja` e´te´ mis en e´vidence dans le chapitre 6.
<conflict ordered="yes">
<block "A"/>
<block "B"/>
</conflict>
Code 7.12 – Conflit entre
deux blocs
Le code 7.12 montre un exemple de conflit qui peut
eˆtre traite´ comme un conflit partiel en suivant l’ordre des
arcs fournis. L’attribut "ordered" peut prendre comme
valeurs "yes" ou "no", la dernie`re e´tant la valeur par
de´faut.
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7.3 Expe´riences
Dans l’article [45], nous comparons les WCET estime´s obtenus par deux me´thodes
diffe´rentes sur la suite de programme de Ma¨lardalen [23] et sur deux programmes
ge´ne´re´s a` partir du langage Esterel [7]. La premie`re me´thode correspond a` l’inte´gration
des conflits par de´pliage de graphe pre´sente´e dans la partie pre´ce´dente, et la seconde,
fonde´e sur l’approche pre´sente´e dans l’article [55], est une me´thode de ge´ne´ration de
contraintes ILP a` partir des balises <conflict>. La table 7.1 pre´sente un extrait de
ces re´sultats.
Table 7.1 – Re´sultats de l’analyse de WCET avec inte´gration de conflits
Nombre de gain de WCET – simple arch. gain de WCET – ARM9 et cache
Programme conflits Contraintes De´pliage Contraintes De´pliage
Ma¨lardalen : Programmes courts
cnt 5 0.00 % 0.00 % 0.00 % 0.00 %
cover 3 6.95 % 6.95 % 0.01 % 0.25 %
crc 8 0.50 % 0.50 % 4.10 % 9.70 %
expint 5 0.00 % 0.00 % 0.00 % 0.09 %
fibcall 1 0.72 % 0.72 % 0.32 % 0.32 %
fir 1 0.00 % 0.00 % 3.37 % 7.45 %
select 11 0.16 % 0.16 % 0.09 % 0.09 %
sqrt 10 0.40 % 0.40 % 0.04 % 0.04 %
Ma¨lardalen : Programmes larges
statemate 71 2.77 % ED 1.00 % ED
ud 1 1.17 % 1.17 % 1.08 % 1.08 %
nsichneu 7684 0.00 % ED 0.00 % ED
ludcmp 3 0.00 % 0.00 % 0.00 % 0.00 %
Programmes d’Esterel
runner 185 9.84 % ED 9.12 % ED
abcd 274 3.01 % ED 5.17 % ED
ED : E´chec de De´pliage
Les programmes mentionne´s ont e´te´ compile´s sans optimisation (-O0) pour l’archi-
tecture armv5t. L’outil PathFinder a e´te´ utilise´ sur les programmes et a e´te´ capable de
de´tecter un certain nombre de conflits qu’on retrouve dans la seconde colonne. Nous
avons ensuite analyse´ ces programmes avec une premie`re architecture triviale sans cache
qui applique une me´trique simple pour de´finir les temps d’exe´cution des blocs de base
(colonnes 3 et 4). Enfin, nous avons analyse´ les programmes en utilisant un mode`le
d’architecture de´rive´ d’ARM9 avec un cache d’instruction de 1 kilo-octet et un cache
de donne´es de 256 kilo-octets (colonnes 5 et 6).
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Pour chaque architecture, nous proce´dons a` trois analyses de WCET : la premie`re
correspond a` une estimation de WCET sans inclure les conflits de´couverts par PathFin-
der, et sert de base a` la comparaison de l’efficacite´ des deux me´thodes d’inte´gration.
La seconde consiste a` inte´grer les conflits dans l’estimation de WCET au moyen de
contraintes ILP additionnelles mentionne´e pre´ce´demment. La dernie`re repose sur la
me´thode de de´pliage de graphe a` partir des conflits partiels pre´sente´e dans la par-
tie 7.2.5. Les colonnes titre´es ”Contraintes” correspondent au pourcentage de gain
de pre´cision du WCET entre la premie`re analyse et la seconde, et les colonnes titre´es
”De´pliage” correspondent a` ce gain de pre´cision entre la premie`re analyse et la dernie`re.
Par ailleurs, face au nombre parfois important de conflits de´tecte´s et la taille de
certains de ces conflits, certains programmes n’ont pas pu eˆtre analyse´s en temps rai-
sonnable par la me´thode du de´pliage. Dans ces cas, la case du tableau comporte la
mention ED pour E´chec de De´pliage.
On observer pour commencer des gains significatifs de la pre´cision du WCET lorsque
les conflits sont inte´gre´s dans l’analyse, et ce meˆme pour une architecture triviale
sans cache. Pour les programmes qui pre´sentent des gains dans les colonnes 3 et 4,
l’inte´gration des conflits a donc permis de pre´ciser le WCEP estime´ du programme qui
correspondait, avant cette inte´gration, a` un chemin infaisable. De plus, les gains pour
les deux me´thodes d’inte´gration sont strictement identiques pour cette architecture
triviale, ce qui n’est pas surprenant puisqu’en l’absence de caches et de mode´lisation
par interpre´tation abstraite de la micro-architecture, on ne peut espe´rer les types de
gains obtenus dans le chapitre pre´ce´dent.
Par ailleurs, sur l’architecture plus complexe dont les re´sultats sont pre´sente´s dans
les colonnes 5 et 6, on observe des diffe´rences entre les re´sultats des deux me´thodes (en
gras). Ces re´sultats confirment ce qui a de´ja` e´te´ observe´ dans le chapitre 6, a` savoir
qu’il est possible de gagner en pre´cision en inte´grant des conflits par le de´pliage du
graphe plutoˆt que par des contraintes ILP additionnelles. Les raisons de ce gain sont
que les analyses sur la mode´lisation par interpre´tation abstraite de la micro-architecture
be´ne´ficient de ce de´pliage de graphe.
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7.4 Conclusion
Ce chapitre a pre´sente´ un nouveau type d’annotation appele´e conflits. Les re´sultats
de l’analyse de l’outil PathFinder ont motive´ la spe´cification d’une telle classe de
chemins infaisables. La notion de conflit consiste a` indiquer qu’un certains nombre
d’e´le´ments du CFG ne peuvent pas tous apparaˆıtre dans une meˆme exe´cution.
Nous avons de´fini des balises spe´cifiques dans le langage FFX pour supporter cette
annotation et nous nous sommes inte´resse´s a` la ge´ne´ration du FFA correspondant. Nous
avons cependant fait face a` de se´ve`res proble`mes de complexite´ et nous avons cherche´
un moyen d’affaiblir la notion de conflit de fac¸on a` re´duire la taille du FFA initial et
ses re´percutions sur le CFG de´plie´.
Pour y parvenir, nous avons de´rive´ l’ordre des arcs d’un conflit de la structure du
CFG, ce qui nous a permis d’exprimer un conflit partiel, dont le nombre d’e´tats ne
croit pas de fac¸on exponentielle, a` la place de l’annotation initiale.
Pour finir, nous avons compare´ l’inte´gration de ces conflits dans une analyse de
WCET par la me´thode de de´pliage et une seconde me´thode d’inte´gration par des
contraintes ILP sur plusieurs architectures. Ces expe´riences nous ont permis de confir-
mer les re´sultats du chapitre pre´ce´dent qui montraient des gains de pre´cision provenant
des analyses de la micro-architecture par interpre´tation abstraite.
Nous avons cependant montre´ que les proble`mes de complexite´ de l’approche par
de´pliage n’e´taient pas comple`tement re´gle´s et souffraient d’un nombre trop important
de conflits, ou de la pre´sence de conflits impliquant un trop grand nombre d’arcs.
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“I’ll leave tomorrow’s problems to tomorrow’s me.”
— Saitama
8
Conclusion
Les travaux de recherche pre´sente´s dans ce me´moire de the`se s’inte`grent dans le
domaine de l’analyse statique qui consiste a` de´river des proprie´te´s d’un programme
sans l’exe´cuter, et plus particulie`rement dans l’estimation du temps d’exe´cution au
pire cas (WCET) des programmes par la me´thode d’e´nume´ration implicite de chemins
(IPET). Cette approche repose sur la repre´sentation sous forme de graphe de flot de
controˆle (CFG) des exe´cutions structurellement possibles d’un programme, associe´es
a` un ensemble de proprie´te´s de´rive´es de la se´mantique du code source. Ces proprie´te´s
permettent de pre´ciser parmi les exe´cutions qui respectent la structure du programme,
celles qui sont en re´alite´ infaisables, afin qu’elles ne soient pas prises en compte lors de
l’estimation de WCET a` proprement parler.
Le roˆle des langages d’annotation est de supporter ce type de proprie´te´s et d’eˆtre
capable de les fournir a` l’outil d’analyse en charge de l’estimation de WCET. Dans la
me´thode IPET, le processus d’inte´gration de ces annotations dans l’analyse consiste a`
ge´ne´rer des ensembles de contraintes nume´riques portant sur les composants du CFG.
A` terme, l’ensemble des informations sur le programme, incluant la structure du CFG
en elle-meˆme, sera combine´ avec les dure´es d’exe´cution de ses instructions, issues d’une
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mode´lisation de l’architecture mate´rielle, dans un proble`me d’optimisation line´aire en
nombres entier (ILP) dont la re´solution fournira une borne du WCET du programme.
Nous pre´sentons dans cette the`se un nouveau formalisme d’automates permettant
l’expression des diffe´rentes annotations habituellement utilise´es dans le domaine de
l’analyse de WCET. Ces automates enrichis de contraintes, de variables, et d’une
hie´rarchie sont capables de repre´senter, a` partir d’annotations fournies par un expert
ou un outil, des ensembles de chemins faisables dans le CFG du programme, et par
comple´ment d’interdire des chemins infaisables. Le processus d’inte´gration des annota-
tions porte´es par les automates dans l’analyse de WCET repose sur l’intersection des
chemins structurels autorise´s repre´sente´s par le CFG et ceux autorise´s par les auto-
mates.
Les fonctionnalite´s de ces automates appele´s automates d’annotation de flot ont
e´te´ pense´es et de´finies pre´cise´ment pour supporter des annotations de flot a` desti-
nation de la me´thode IPET. D’un coˆte´, des contraintes globales associe´es a` des va-
riables attache´s aux arcs des automates permettent d’exprimer les annotations usuelles
comme les bornes de boucles du programme, des contraintes sur le nombre d’exe´cutions
d’e´le´ments spe´cifiques du CFG, ou des relations nume´riques entre certains de ces
e´le´ments. Ces contraintes et variables supportent ainsi aise´ment la me´thode tradition-
nelle d’inte´gration d’annotations par l’enrichissement du syste`me de contraintes destine´
a` eˆtre re´solu par ILP. De l’autre, une hie´rarchie d’automate permet de repre´senter les
diffe´rents contextes d’exe´cution usuels de la programmation impe´rative, comme les
contextes de boucle, de fonction, d’ite´ration, etc. La combinaison de ces deux fonc-
tionnalite´s offre un support d’annotations de flot contextuelles e´quivalent aux langages
d’annotation les plus expressifs.
L’inte´gration des annotations a` partir de ces automates dans le CFG trouve ses
origines dans le produit d’automates de la litte´rature. Il a cependant du eˆtre adapte´
en raison de la complexite´ des automates hie´rarchiques a` contraintes pre´sente´s et for-
malise´s dans ce me´moire. Ainsi, le processus d’inte´gration est divise´ en deux e´tapes
majeures qui sont l’injection d’un automate e´quivalent au CFG du programme dans
un automate hie´rarchique a` contraintes ge´ne´re´ a` partir d’annotations de flot, et l’apla-
tissement du re´sultat de cette injection permettant la reconstruction du CFG.
Nous avons pre´sente´ les algorithmes correspondant a` ces ope´rations et nous avons
montre´ comment il e´tait possible de ge´ne´rer des automates porteurs d’annotations
contextuelles a` partir du langage d’annotation FFX. En paralle`le, nous avons imple´mente´
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ces automates enrichis et les ope´rations ne´cessaires sous forme de plug-in dans l’outil
d’analyse statique acade´mique Otawa. Nous e´tions ainsi en mesure de ve´rifier l’effica-
cite´ et la valeur de notre approche.
Par ailleurs, a` partir de l’expressivite´ de nos automates enrichis, nous avons mis
en e´vidence la possibilite´ de repre´senter diverses annotations dans la structure meˆme
des automates, en remplacement des contraintes. Nous avons montre´ sur des exemples
que l’inte´gration automatique, utilisant les ope´rations d’injection et d’aplatissement,
d’annotations sous forme d’automates de´plie´s provoque un de´pliage partiel du CFG,
ce qui a confirme´ la re´ussite de cette inte´gration d’annotations.
Les automates hie´rarchiques a` contraintes nous permettent donc d’inte´grer cer-
taines annotations de deux fac¸ons, soit en utilisant l’expressivite´ des contraintes et des
variables, soit en de´pliant les e´tats de l’automate.
Nous avons compare´ ces deux me´thodes sur un certain nombre de programmes, et
nous avons observe´ des gains de pre´cision du WCET estime´ par la me´thode de de´pliage
de graphe. Nous avons interpre´te´ et explique´ ces diffe´rences par les effets du de´pliage
sur certaines analyses relatives a` la micro-architecture.
Additionnellement, un type d’annotations spe´cifique issu d’un outil de de´tection
de chemins infaisables a motive´ la de´finition d’une classe spe´cifique d’annotation dans
le langage FFX, ainsi que sa traduction en automates. La possibilite´ d’expression de
ces annotations par des automates de´plie´s est e´galement apparue, accompagne´e cepen-
dant d’importants proble`mes de complexite´. Nous avons de´rive´ une proprie´te´ d’ordre
entre les arcs du CFG afin de surmonter ces proble`mes, et de nouveaux re´sultats
expe´rimentaux nous ont permis de confirmer la tendance de la me´thode de de´pliage a`
eˆtre plus pre´cise que la me´thode traditionnelle.
Les diffe´rents travaux effectue´s ont donc permis de de´finir une alternative effi-
cace aux langages d’annotation et dont l’expressivite´ offre de nouvelles possibilite´s
d’inte´gration des annotations, avec des be´ne´fices potentiels en terme de pre´cision de
l’estimation du WCET.
Tous les proble`mes de complexite´ ne sont pas re´solus pour autant, et des tra-
vaux restent e´galement a` faire sur l’efficacite´ du plug-in de´veloppe´, notamment en
terme de temps d’exe´cution de l’analyse. Par ailleurs, nous avons entrevu des de´pliages
de contextes spe´cifiques (la dernie`re ite´ration d’un boucle par exemple) impliquant
de l’inde´terminisme dans les automates construits ainsi que dans le CFG. Ajouter
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de l’inde´terminisme aux automates hie´rarchiques a` contraintes permettrait effective-
ment de supporter des types de contextes et de contraintes additionnelles et semble
eˆtre une piste prometteuse pour e´tendre ces travaux. Enfin, dans les divers re´sultats
expe´rimentaux montrant un gain de pre´cision avec la me´thode de de´pliage, nous nous
sommes penche´s en de´tail sur les effets de ce de´pliage sur la mode´lisation du cache. La
mode´lisation des autres e´le´ments de la micro-architecture pourraient e´galement eˆtre
impacte´s par ce de´pliage et me´riteraient d’eˆtre e´tudie´s en ce sens.
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ANNEXE A
Grammaire FFX partielle
FUNCTION ::=
<function LOCATION−ATTRS
INFORMATION−ATTRS>
STATEMENT+
</function>
STATEMENT ::=
| LOOP
| CALL
| CONTROL−CONSTRAINTS
| ...
BLOCK ::=
<block LOCATION−ATTRS
INFORMATION−ATTRS/>
LOOP ::=
<loop LOCATION−ATTRS
INFORMATION−ATTRS>
</loop>
| <loop LOCATION−ATTRS
INFORMATION−ATTRS>
<iteration number=”INT”>
</iteration>
</loop>
CALL ::=
<call LOCATION−ATTRS
INFORMATION−ATTRS>
FUNCTION+
</call>
<!−− location attributes −−>
LOCATION−ATTRS ::=
| IDENTIFICATION
| ADDRESS−LOCATION
| LABEL−LOCATION
| SOURCE−LOCATION
IDENTIFICATION ::= id = ”TEXT”
ADDRESS−LOCATION ::=
<element address=”INT”/>
SOURCE−LOCATION ::=
| <element source=”TEXT” line=”INT”/>
| <element line=”INT”/>
<!−− loop bound attributes −−>
LOOP−ATTR ::=
| maxcount=”INT|NOCOMP”?
| totalcount=”INT|NOCOMP”?
| ...
expression ::= INT
| ’−’ expression
| ’(’ expression ’)’
| expression ’+’ expression
| expression ’−’ expression
| expression ’∗’ expression
| expression ’/’ expression
<!−− control flow constraints −−>
CONTROL−CONSTRAINT ::=
<control−constraint> CONTROL−PREDICATE
</control−constraint>
CONTROL−PREDICATE ::=
| CONTROL−RELATION
| <and> CONTROL−RELATION+ </and>
| <or> CONTROL−RELATION+ </or>
CONTROL−RELATION ::=
| <eq> CONTROL−FORMULA CONTROL−FORMULA
</eq>
| <ne> CONTROL−FORMULA CONTROL−FORMULA
</ne>
| <lt> CONTROL−FORMULA CONTROL−FORMULA
</lt>
| <le> CONTROL−FORMULA CONTROL−FORMULA
</le>
| <gt> CONTROL−FORMULA CONTROL−FORMULA
</gt>
| <ge> CONTROL−FORMULA CONTROL−FORMULA
</ge>
CONTROL−FORMULA ::=
| <int>INT</int>
| <count ref=”TEXT”/>
| <neg> CONTROL−FORMULA </neg>
| <add> CONTROL−FORMULA CONTROL−FORMULA
</add>
| <sub> CONTROL−FORMULA CONTROL−FORMULA
</sub>
| <mul> CONTROL−FORMULA CONTROL−FORMULA
</mul>
| <div> CONTROL−FORMULA CONTROL−FORMULA
</div>
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Acronymes
CFA automate de flot de controˆle ou Control Flow Automaton. 25
CFG graphe de flot de controˆle ou Control Flow Graph. 7
DFA automate fini de´terministe ou Deterministic Finite Automaton. 33
FFA automate d’annotation de flot ou Flow Fact Automaton. 27
FFX Flow Fact in XML. 18
HFA automate d’annotation de flot hie´rarchique ou Hierarchical Flow fact Automa-
ton. 51
ILP programmation line´aire en nombres entiers ou Integer Linear Programming . 17
IPET me´thode d’e´nume´ration implicite de chemins ou Implicit Path Enumeration
Technique. 10
WCEP chemin d’exe´cution au pire cas ou Worst-Case Execution Path. 13
WCET temps d’exe´cution au pire cas ou Worst-Case Execution Time. 6
XML langage de balisage extensible ou Extensible Markup Language. 18
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